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Zusammenfassung

Algebraische Spezifikationen wurden theoretisch gut untersucht, doch fiir ver-
schiedene Entwiirfe von konkreten Spezifikations- oder Programmiersprachen
erwies sich die Notation von Instanzen fiir parametrisierte Strukturen als um-
standlich. Inzwischen hat sich dafiir eine Listennotation durchgesetzt, bei der
aktuelle und formale Parameter per Position zugeordnet werden. In einigen
Sprachen wurden explizite Instanziierungen reduziert, indem parametrisier-
te Namen generisch importiert werden kénnen und die Kontertanalyse die
fehlende Information aus dem Anwendungskontext inferiert. Der Sprachent-
wurf orientiert sich insoweit an Analysealgorithmen. Der Entwurf von ML mit
streng getypten polymorphen Funktionen héherer Ordnung wurde geprigt
durch den Hindley-Milner-Algorithmus W zur Typinferenz. Der urspriingli-
che Entwurf von PASCAL war durch die effiziente One-Pass-Technik auf so
genannte lineare Sichtbarkeit beschrankt. Diese gilt immer noch fiir fast alle
algebraischen Sprachen (Pvs, LPG und CASL), aber nicht fiir moderne Pro-
grammiersprachen wie JAVA (objektorientiert) oder HASKELL (funktional).
Der Entwurf von OPAL ist daher herausragend: Deklarationen kénnen in
beliebiger Reihenfolge notiert werden und sind im ganzen Modul sichtbar;
unabhéngig davon ist die Reihenfolge formaler Parameter.

Fiir die algebraische Typanalyse werden in dieser Arbeit die klassische poly-
morphe Typinferenz und Uberlagerungsauflsung zu einem Algorithmus W,
verschmolzen. Es stellt sich heraus, dass dieselbe Art der Analyse fiir die
Identifikation von iiberlagerten und generischen Namen benétigt wird. Da-
fiir miissen einfache Typterme zu Namenstermen verallgemeinert werden; die
Namen stehen fiir deklarierte Typen und Funktionen, die sowohl die Para-
metersignatur als auch die Gesamtsignatur einer Struktur etablieren. Durch
den hier entwickelten Algorithmus Z fiir die Namensidentifikation entsteht
eine Parallele zur Typanalyse, die {iber die aus HASKELL bekannte Analogie
fiir die Konstruktorapplikation von Typen und Ausdriicken hinausgeht. In-
stanziierung ist Applikation und zwar insbesondere fiir Funktionsparameter.
Dadurch werden die klassische ML-Polymorphie und Funktionen hoherer Ord-
nung zu Teilaspekten der universelleren Generizitiat durch Parametrisierung.
Den Kern der Namensidentifikation Z bilden die um Funktionen erweiterten
Namensterme. Die konsequente Gleichberechtigung von Typen und Funktio-
nen unterstiitzt Funktionsparameter, die andere Funktionsparameter enthal-
ten konnen; diese sind beispielsweise fiir die Zusicherung von Eigenschaften
geeignet. Der induktive Aufbau der Namen erlaubt die inkrementelle Kon-
struktion eines Namensraums unabhéngig von der textuellen Reihenfolge.
Fiir einen erweiterten und unverdandert schlanken Sprachentwurf werden im-
plizite Parameter vorgeschlagen, die Parameterlisten verkiirzen, sowie sich
wechselseitig importierende Strukturen und polymorphe Rekursion.
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Kapitel 1

Einleitung

Algebraische Sprachen, meistens Spezifikationssprachen, wurden fast aus-
schliefllich im Hinblick auf Semantik, Requirements Engineering und Be-
weisstrategien untersucht und entworfen. In dieser Arbeit wird speziell die
Namensraum- und Kontextanalyse fiir eine funktional-algebraische Program-
miersprache im Stil von OPAL [Exn94] [Gro94] [DEGP94 IDFGT94] IDGGT96]
[Pep98] vorgestellt. Das konkrete Ziel ist eine beweisbar korrekte Implemen-
tierung, die ausreichend effizient und benutzerfreundlich ist. Besonders be-
leuchtet werden dabei der Zusammenhang zwischen bestimmten Sprachent-
wurfsentscheidungen und der Verkomplizierung der Kontextanalyse sowie die
Unterschiede und Gemeinsamkeiten im Vergleich zu den klassischen und den
neueren funktionalen Programmiersprachen mit strenger Typisierung.

Schliisselworter: Polymorphie, Funktionen hoherer Ordnung, Typinferenz,
Unifikation, Verifikation, Ad-hoc-Polymorphie, Uberlagerungsauflosung, al-
gebraische Spezifikation, Signatur, Parametrisierung, Namensidentifikation,
Namensraum, Modularisierung

1.1 Kontextanalyse

Eine kontextfreie abstrakte Syntar [ASURE ist der Ausgangspunkt der Kon-
textanalyse; den Endpunkt bilden eindeutige, benannte semantische Enti-
tdten, in erster Linie die Typen und Funktionen. Die abstrakte Syntax wird
dabei normiert und durch Typannotationen vervollstiandigt. Die wesentlichen
dadurch aufgedeckten Fehler sind inkonsistent oder mehrdeutig verwendete
Namen:
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konkreter  purser kontextfreie Kontextanalyse attributierte
Quelltext abstrakte Syntax abstrakte Syntax

Die so genannte Signaturanalyse liefert den Namensraum fiir die anschlie-

Bende Typanalyse von (definierenden) Funktionsausdriicken des erweiterten
A-Kalkiils [Bar84l Bar91]. Signatur- und Typanalyse zusammen bilden die

Kontextanalyse. In der Literatur zum Ubersetzerbau [WGS4 [TonS7 WM

wird die Kontextanalyse synonym auch als statische oder semantische Ana-
lyse bezeichnet:

Signaturanalyse + Typanalyse = Kontextanalyse

1.1.1 Parametrische Polymorphie

Der Begriff , funktional-algebraisch* (oder parametrische Program-
mierung) beschreibt die Verschmelzung zweier Sprachparadigmen, die beide
die parametrische Polymorphie [CW85] unterstiitzen. Auf der einen Seite ste-
hen klassisch funktionale Programmiersprachen mit strenger Typisierung wie

ML [DM82] Pan96]; auf der anderen Seite sind es algebraische Spezifikationen
[EMR3 [EMI0Q] mit einem Parametrisierungskonzept.

Fir die Programmierung im Grofsen bieten algebraische Sprachen Theorien
oder Strukturen als Module, die in einer azyklischen Importrelation stehen.
Die Strukturen konnen mit Typen und Funktionen parametrisiert werden.

Die uniforme Polymorphie durch Parametrisierung mit Typen kann mit der
bekannten ML-Polymorphie verglichen werden, z.B. am marvelous sequence

type:*

STRUCTURE Seq|«/]

TYPE « - formaler Typparameter
TYPE seq = ¢ - leere Liste

m(ft: a,rt:seq) - Kopf und Restliste
IMPORT Nat COMPLETELY
FUN # : seq — nat - Listenldnge

DEF #(S) = IF {7(S) THEN 0
ELSE 1 + #(rt(S)) FI

Dasselbe sieht in ML wie folgt aus:

In konkreter OPAL-Syntax werden die Schliisselworter SIGNATURE und SORT (aufler
beim freien Typ) verwendet. DEF-Gleichungen miissen im Implementierungsteil stehen.
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datatype ’a list = nil | :: of ’a * ’a list ;

fun len(nil) = 0
| len(_::R) =1 + len(R) ;

Die Hauptunterschiede sind syntaktischer Natur: die algebraische Notation
ist langer aber durch redundante Typinformation expliziter. Semantisch sind
die Unterschiede nur noch marginal und subtil. Ein Aspekt dieser Arbeit ist
die detaillierte Diskussion der Unterschiede und ihre Uberwindung im Hin-
blick auf eine engere funktional-algebraische Verschmelzung. Parametrisierte
Strukturen sowie die darin enthaltenen Typen und Funktionen werden iibli-
cherweise instanziiert und importiert:

STRUCTURE SeqMap|a, (]

TYPE «

TYPE [3 - formale Parameter
IMPORT Seq[a] COMPLETELY

IMPORT Seq[f] COMPLETELY - instanziierte Importe
FUN map: (a — [3) X seq|a] — seq[3] - Funktionsdeklaration

DEF map(F,S) =
IF {7(S) THEN ¢
ELSE F(ft(S)) :: map(F,rt(8)) F1 - definierender Ausdruck

Mehrere Instanzen, wie Seq|a] und Seq|], bewirken, dass die importierten
Funktionen, ¢, 0?7, ft,rt, ::, etc. diberlagert? vorhanden sind; d.h. die blo-
Ben Funktionssymbole (oder Identifier) bezeichnen verschiedene Funktionen
nicht eindeutig.

Die parametrische Polymorphie wird funktional und algebraisch unterschied-
lich betrachtet und analysiert. Im klassisch-funktionalen Stil sind die Funk-
tionen iiber Sequenzen polymorph und der prinzipale (oder allgemeinste) Typ
einer Funktion kann aus der Definitionsgleichung inferiert werden; die An-
gabe einer Signatur, die eine Funktion mit ihrem Typ explizit deklariert,
ist dabei nicht notig. Algebraisch werden statt einer polymorphen Funktion
mehrere monomorphe Instanzen betrachtet; mehrfach instanziierte Importe
liefern somit iiberlagerte Funktionen und entsprechend ist die Typanalyse
Uberlagerungsauflosung:

2In der deutschsprachigen Literatur wird der Begriff Overloading oft wortlich als Uber-
ladung tibersetzt; hier wird Uberlagerung bevorzugt.
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parametrische Polymorphie

funktionale algebraische
Typinferenz Uberlagerungsauflosung

Uberlagerungsauflosung basiert auf den unterschiedlichen Typen iiberlager-
ter Funktionen; dadurch passt in einem Ausdruck (dem Anwendungskontext)
meistens genau eine Funktion typkorrekt. Sind iiberlagerte Funktionen typ-
gleich oder erméglicht ein Anwendungskontext ausnahmsweise keine eindeuti-
ge Auflosung, dann muss die Funktion vom Benutzer — dem Programmierer
— annotiert werden. Die durch mehrere Instanzen iiberlagerten Funktions-
symbole kénnen dabei mit Instanzannotationen vervollstdndigt werden; Be-
zeichner und Annotation zusammen bilden dann einen eindeutigen Namen.

Im obigen map-Beispiel sind explizite Instanzannotationen, wie ¢ [3], O 7[a],
ftla], rt[a] und ::[F], nicht nétig; die fehlenden Instanzen kénnen auto-
matisch ergédnzt werden. Die mit « instanziierten Selektoren zerlegen dabei
Sequenzen vom Typ seqla] und die mit 3 instanziierten Konstruktoren er-
zeugen Sequenzen vom Typ seq[]. Die Typen der instanziierten Funktionen
(darin insbesondere die entsprechenden Instanzen zum Typkonstruktor seq)
unterscheiden sich und erméglichen eine eindeutige Uberlagerungsauflssung.

1.1.2 Das Annotationskonzept

Die Unterstiitzung von allgemeiner Uberlagerung, d.h. Ad-hoc-Polymorphie,
ist geradezu ein Charakteristikum algebraischer Sprachen: Funktionssymbole
diirfen beliebig wiederverwendet werden. Bei iiberlagerten Funktionen aus
unterschiedlichen Strukturen entspricht die so genannte Herkunftsannota-
tion der aus vielen anderen Sprachen bekannten Namensqualifikation mittels
Punkt-Notation, durch die Namen global eindeutig werden:

Herkunfts-
Herkunfts- und Instanz-
annotation ] annotation
Ad-hoc- -7 -
Polymorphie s i
e Instanz-
el annotation

parametrische Polymorphie
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In OpAL wird die Herkunft (Origin) mit einem Apostroph notiert; auflerdem
ist (aus Orthogonalititsgriinden) die Reihenfolge der Bezeichner in ide’Mod
im Vergleich zur iiblichen Punkt-Notation Mod.ide vertauscht. Zum Beispiel
kénnte man eine leere Sequenz ¢ wie folgt annotieren:

O [nat] - Instanzannotation
{’Seq - Herkunftsannotation
{’'Seq[nat] - beide Annotationen
O'Seq[nat'Nat] - Herkunft zur Instanz

Statt Annotation wird synonym auch der Begriff Qualifikation verwendet.
Herkunftsannotationen vermeiden Uberlagerung, da qualifizierte Name ein-
deutig sind, wenn die Module global eindeutig sind. (Auch in OPAL miissen
sich Strukturnamen unterscheiden.) Uberlagerungsauflosung ist nur nétig,
wenn Bezeichnungen nicht eindeutig sind. Ob und wie Uberlagerung tat-
sichlich aufgelost wird, héngt von der Sprache ab, ist aber unabhéngig vom
Sprachparadigma (imperativ, objektorientiert, funktional oder logisch).

Namensqualifikation wird beispielsweise von HASKELL [Tho96, PHT97 un-
terstiitzt. Wie in der imperativen Sprache MopuLA [Wi85 wird Uberla-
gerung schon vor der Typanalyse ausgeschlossen. In den objektorientierten
Sprachen JAVA und C++ ist nur argumentseitige Uberlagerung erlaubt. Die
Anzahl und die Typen der Argumente iiberlagerter Funktionen miissen sich
(unabhéngig vom Ergebnistyp) unterscheiden, damit eine einfache und effi-
ziente (bottom-up) Uberlagerungsauflosung moglich ist. Lediglich die Uber-
lagerungsauflosung fiir ADA [WS8Q] ist mit der von algebraischen Sprachen
vergleichbar.

Sollte eine Auflosung iiberlagerter Funktionen in einem Anwendungskontext
nicht moglich sein, dann kénnen durch Annotationen Mehrdeutigkeiten redu-
ziert werden; umgekehrt minimiert (eine optimale) Uberlagerungsauflosung
die Notwendigkeit solcher Annotationen. Aufler Herkunfts- und Instanzanno-
tationen gibt es in OPAL noch Typannotationen: die Konstante fiir die leere
Liste kann mit ihrem Typ durch ¢ : seq notiert werden; um Typen und (die
bisher noch nicht betrachteten) Funktionen in Instanziierungen zu unterschei-
den, kann man Typen mit (dem speziellen Typ®) TYPE annotieren.

Ein Bezeichner mit oder ohne Annotationen ist in der Regel nur ein partieller
Name und potenziell mehrdeutig. Ein Name ist erst dann vollstidndig, wenn
samtliche Annotationen bekannt sind; insbesondere miissen dafiir die Namen
innerhalb von (Typ- und Instanz-) Annotationen vollstindig bekannt sein.
Erst ein vollstandiger Name ist global eindeutig!

3Der iibliche englische Begriff Kind wird hier als Typ iibersetzt.
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Ein vollstiandiger Name, den man natiirlich nie explizit so angeben wird,
sondern von der Kontextanalyse ermitteln léasst, sihe wie folgt aus:

{'Seq[nat’Nat : TYPE]| : seq'Seq[nat'Nat : TYPE| : TYPE

Die betrachtliche Lange vollstandiger Namen — das Beispiel ist lediglich ei-
ne Konstante — ist technisch kein Problem: die Instanz Seqnat’Nat: TYPE]
zum Bezeichner ¢ und zum Typ seq ist identisch. TYPE ganz am Ende ist
auch redundant, da rechts vom Doppelpunkt immer ein Typ steht. Samtliche
partiellen Namen ergeben sich einfach durch Weglassen von Annotationen;
die Zeichen ,/ “ und ,, : “ leiten eine Herkunfts- bzw. Typannotation ein und
die eckige Klammerung ,[...]* umfasst eine Instanzannotation. Der entschei-
dende Bezeichner, hier das Funktionssymbol ¢, steht immer ganz vorne; und
das Gleiche gilt fiir die Typbezeichnungen nat und seq innerhalb der Anno-
tationen. Es folgen einige Beispiele partieller Namen:

O seq - einfache Typannotation

{Q : seq: TYPE - redundante Typannotation
O[nat] : seq - Instanz- und Typannotation
{ : seq|nat] - instanziierte Typannotation
{’Seq: seq[nat] - mit Herkunftsannotation
(’Seq[nat] : seq’Seq - usw.

{’Seq|nat'Nat] : seq'Seq|nat: TYPE]

Annotationen legen die folgende abstrakte Spezifikation der Kontextanalyse
nahe:

1. Ein wvollstindig annotierter Name ist global eindeutig.
2. Namen im Programmtext sind nur partiell gegeben.

3. Die Kontextanalyse muss die partiellen Namen typkonform vervollstan-
digen oder einen Fehler melden, falls das nicht eindeutig moglich ist.

Diese informelle Spezifikation war in [DGMP97] der Ausgangspunkt, einen
Algorithmus als Verfeinerung der globalen Suche zu formulieren. Diese Idee
wird vom Kips-Entwicklungswerkzeug [Smid0] unterstiitzt, das an anderen
Stellen, z.B. bei Scheduling-Problemen [SP93], erfolgreich eingesetzt wurde.
Die Effizienz der globalen Suche basiert auf Constraint Propagation [PS96l,
d.h. auf (Konsistenz-) Bedingungen, die den initial grofien Suchraum schritt-
weise beschneiden.
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Dieser interessante und anspruchsvolle Ansatz wird hier nicht weiter verfolgt,
sondern eine einfachere Namensvervollstandigung bzw. Namensidentifikation
in Kapitel [6] durch die Verallgemeinerung des klassischen Hindley-Milner-
Algorithmus fiir die polymorphe Typinferenz [MiI78| angestrebt.

1.2 Generische Namen und Uberlagerung

Eine Verkomplizierung fiir die Kontextanalyse bedeuten uninstanziiert (bzw.
synonym generisch oder polymorph) importierte Namen. Ein generischer Im-
port kann mehrere instanziierte Importe ersetzen, verkiirzt also die Notation.
Die bisher unterschéitzte Zusatzaufgabe fiir die Kontextanalyse besteht aber
darin, die tatsdchlich benotigten Instanzen — dieses sind nur endlich viele —
dem Programmtext bzw. den Applikationsstellen zu entnehmen.

In OPAL kénnten in der Struktur SeqMap (aus Abschnitt [1.1.1)) die beiden
instanziierten Importe ohne weitere Anderungen durch folgenden generischen
Import ersetzt werden:

IMPORT Seq COMPLETELY

Generische Namen verhindern die direkte Verwendung eines Standardalgo-
rithmus zur Uberlagerungsauflésung [W380, [ASURGE], MFOT], WM9I2], da dafiir
vorher endlich viele Instanzen zur Uberpriifung bekannt sein miissten. Fiir
potenziell unendlich viele Instanzen sind diese (in Kapitel |3| diskutierten)
Auflosungsalgorithmen nicht geeignet.

Das Herausfinden von Instanzen bzw. die Typanalyse mit generischen (al-
so polymorphen) Namen legt nun einerseits die Verwendung des bekannten
Hindley-Milner-Algorithmus W [MiI78], [DM82] [NN99| nahe: die Spezialisie-
rungen fiir Typvariablen polymorpher Funktionen, entsprechen algebraisch
den Instanziierungen von Typparametern. Andererseits unterstiitzt dieser Al-
gorithmus nur die parametrische nicht aber die Ad-hoc-Polymorphie: in ML
muss jede Funktion eindeutig benannt sein, lediglich ihr Typ darf polymorph
sein. Der polymorphe Typ wird dabei durch gebundene Typvariablen repré-
sentiert.

Das Binden (oder Generalisieren) der Typvariablen auf einer &ufieren Ebe-
ne charakterisiert genau die shallow Polymorphie fiir den Algorithmus W
und die damit zuerst assoziierte funktionale Sprache ML. Der eng mit der
Typinferenz verkniipfte Entwurf von ML gilt zu Recht als ein Meilenstein
fiir Programmiersprachen und ist ein Beispiel fiir den wichtigen Einfluss ei-
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nes Analysealgorithmus auf den Sprachentwurf. Die polymorphe Typinferenz
wird ausfiithrlich in Kapitel [2] rekapituliert.

Wiirde man die Einschrinkung ,keine Uberlagerung® einfach auf algebrai-
sche Sprachen iibertragen, dann diirften dort alle Namen nur noch generisch
importiert werden; dieses wére zusammen mit der Beschriankung der Pa-
rametrisierung auf Typen eine durchaus brauchbare, mit ML vergleichbare
Sprachvariante und eine Teilsprache von OPAL, die eine eigenstindige Rol-
le spielen konnte. (Fiir unterschiedlich parametrisierte Funktionen werden
natiirlich mehrere Strukturen benotigt.)

Eine befriedigende Analyse von generischen und instanziierten Namen bietet
die hier betrachtete Erweiterung des Hindley-Milner-Algorithmus um Ad-
hoc-Polymorphie. Ein solcher Algorithmus wird im folgenden mit W, be-
zeichnet (und in Kapitel 4] angegeben), wobei der Index o fiir Overloading
steht.

generische Namen + instanziierte Namen
Algorithmus W Uberlagerungsauflosung
\ /
Algorithmus W,

Die Integration von Uberlagerung und sogar Subtyp-Polymorphie* mit der
parametrischen ML-Polymorphie ist nicht neu und wurde z.B. in [Smi9]] vor-
geschlagen. Praktisch hatte dieser Algorithmus aber keinen Einfluss auf den
Sprachentwurf einer (funktionalen) Sprache; verbreiteter ist das Typklassen-
konzept von HASKELL, mit dem Ad-hoc-Polymorphie gemifi [WBR9 , weni-
ger ad hoc® integriert wurde. Dabei werden ad-hoc polymorphe Funktionen
zu einer, semantisch nicht mehr uniform definierten, parametrisch polymor-
phen Funktion zusammengefasst.

Dem Benutzer muss klar sein, dass Uberlagerung mit Bedacht und nicht will-
kiirlich verwendet werden sollte. Entsprechende Warnungen gelten auch fiir
andere Sprachen unabhingig von der Art und Effizienz der Uberlagerungs-
auflosung.

Uberlagerung vermindert die Typredundanz und kann die Les- und Wart-
barkeit eines Quelltextes sowohl verbessern als auch verschlechtern. Mit ge-
eigneten Annotationen wird die Sicherheit durch Redundanz wieder erhoht.
Eine gewisse Rolle dafiir spielen auch die deklarierenden Typsignaturen, in

4Mit Subtyp-Polymorphie wird die Typanalyse unentscheidbar.
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OpPAL sind das die durch FUN eingeleiteten Funktionsdeklarationen, die in-
direkt Typannotationen fir definierende Ausdriicken darstellen. Diese Typ-
signaturen sind haufig an Stelle von ansonsten néherliegenden Instanz- oder
Herkunftsannotationen ausreichend.

In den funktionalen Sprachen ist die Angabe einer Typsignatur optional und
in den algebraischen obligatorisch. Insgesamt sind Signaturen fiir die Typ-
und Uberlagerungsauflosung unnétig, aber pragmatisch und methodisch &u-
Berst sinnvoll; eine restriktive Entwurfsentscheidung fiir obligatorische Signa-
turen ist kaum nachteilig.

1.3 Algebraische Spezifikationen

Eine algebraische Spezifikation wird formal durch ein Tupel (s, OP,F) be-
schrieben, dabei sind s und OpP Mengen von Symbolen fiir Sorten und Ope-
rationen. Fiir alle Operationssymbole aus OP miissen die Stelligkeiten sowie
die Ein- und Ausgabesorten (also Typen) angegeben werden. Die Sorten und
Operationen bilden dann die Signatur der algebraischen Spezifikation.

Semantisch sind die Operationen reine mathematische Funktionen, die nicht
notwendig maschinell ausfithrbar sein miissen und z.B. Priadikate sein konnen.
Den eigentlichen Inhalt der Spezifikation bilden logische Formeln F; einige
(oder alle) davon entsprechen genau den definierenden Gleichungen eines
funktionalen Programms.

In OpAL kann eine Signatur (S, 0pP) durch die Typ- und Funktionsdeklara-
tionen mit Hilfe der Schliisselworter TYPE und FUN angegeben werden. Defi-
nierende Gleichungen fiir die Funktionen und andere spezifizierende Formeln
werden durch DEF bzw. LAW eingeleitet. (In pvs [OSR934] ist die Funktions-
notation PASCAL-#hnlich: f(x: nat): nat =...)

1.3.1 Parametrisierung mit Funktionen

Spezifikationen konnen hierarchisch mit Hilfe einer azyklischen Importrela-
tion modularisiert werden. Importierte Spezifikationen sind damit Teilspezi-
fikationen und insbesondere ihre Signaturen sind Teile der Gesamtsignatur.
Die Eigenschaften einer (importierbaren) Spezifikation werden getrennt an-
gegeben und stehen damit fiir dbergeordnete (importierende) Spezifikationen
unverdnderbar fest.
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Im Vergleich zur parametrischen Polymorphie (aus Abschnitt bei klas-
sisch funktionalen Sprachen kommt bei den algebraischen Sprachen zusétzlich
die Moglichkeit der Parametrisierung mit Funktionen hinzu. Die syntaktische
Parametrisierung mit Typen und Funktionen ist semantisch als Parametrisie-
rung mit einer — nicht importierbaren — Teilspezifikation zu verstehen. Diese
formale Parameterspezifikation ist ein Platzhalter fiir passende aktuelle Spe-
zifikationen. Die parametrisierte Spezifikation kann auf unterschiedliche aber
nur passende Weise durch eine aktuelle Parameterspezifikation instanziiert
werden; der aktuelle Parameter ist damit — vergleichbar mit einem Import —
eine Teilspezifikation der instanziierten Spezifikation.

Die Parametrisierung in oBJ [EGMOS7, [QWRY [GWMT93] erfordert die ex-
plizite Angabe von Theorien und Views: eine Theorie beschreibt eine (i.A.
lose) formale Parameterspezifikation, ein View beschreibt die Korrespondenz
(Mapping, Morphismus) zwischen einer Theorie und einer konkreten Spezi-
fikation, die dann als aktuelle Parameterspezifikation geeignet ist. In OPAL
und pvs [OSRI3al werden formale und aktuelle Typ- und Funktionsparame-
ter direkt durch Parameterlisten (in eckigen Klammern) notiert.

Figenschaften von formalen Parametern, wie totalOrder|«, <], bilden Be-
weisverpflichtungen fiir die Korrektheit einer Instanziierung. In Pvs werden
solche Parametereigenschaften durch Annahmen (Assumptions) angegeben,
in OBJ sind sie Teile der Theorien.

STRUCTURE SeqOrd[a, <]

TYPE « - Elementtyp

FUN <: a X a — bool - Elementordnung
LAW totalOrder|a, <] - Parametereigenschaft
IMPORT Seq[a] COMPLETELY - instanziierter Import
FUN <: seq X seq — bool - Sequenzordnung

DEF < (s,S) =

IF {7(S) THEN false
ELSE IF {7(s) THEN true
ELSE IF ft(S) < ft(s) THEN false
ELSE IF ft(s) < ft(S) THEN true
ELSE rt(s) < rt(S) FI FI FI FI
LAW totalOrder[seq, <] - Figenschaft

In OPAL unterscheiden sich Parametereigenschaften syntaktisch nicht von
anderen Formeln; eine Unterscheidung ist nur implizit moglich: Parameter-
eigenschaften sind Formeln, in denen nur Parameter (und hochstens von Pa-
rametern abhéngige Importe) vorkommen. Die deklarierten (und definier-
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ten) Namen einer Struktur, im obigen Beispiel die Ordnung <’SeqOrd iiber
dem Typ seq, ergeben sich schliellich in Abhdngigkeit von den Parame-
tern (und weiteren Importen). Die Formel totalOrder[seq, <] beschreibt
eine Eigenschaft der Sequenzordnung (und nicht der Parameter), da dem
iiberlagerten <-Symbol in der Instanziierung von totalOrder eindeutig der
Typ seq X seq — bool zugeordnet wird. (In der formalen Parameterliste
SeqOrd[a, <] ist < eindeutig, weil formale Parameter nicht definiert sein
dirfen!)

Fiir die blole Ausfithrung als Programm werden sédmtliche Formeln, die in
OPAL mit LAW eingefiihrt werden, ignoriert und als richtig vorausgesetzt. Die
Kontextanalyse gewéhrleistet nur die Typkorrektheit einer Formel nicht aber
ihre Giiltigkeit. Fiir das Beweisen von Eigenschaften wird ein Beweiswerkzeug
benotigt, wie es z.B. fiir PVS gegeben ist.

Dass die Sequenzordnung <’Seq0Ord tatséchlich eine totale Ordnung ist, muss
aus ihrer Definition folgen. Die Parameterspezifikation stellt sicher, dass eine
totale Ordnung fiir die Elemente vorausgesetzt werden kann. Durch einen
instanziierten Import von SeqOrd erhélt man eine totale Sequenzordnung,
die ihrerseits zur Instanziierung benutzt werden kann und dann eine totale
Ordnung iiber Sequenzen von Sequenzen liefert. Dieses wird im folgenden
Abschnitt noch ausfiihrlicher beschrieben.

1.3.2 Instanziierung

Ein grundlegender Teil der Kontextanalyse von algebraischen Sprachen ist die
Bestimmung der Signatur (S, 0P) einer durch Instanziierungen und Impor-
te modularisierten Spezifikation (S, OP,F). Die Operationssymbole und ihre
Typisierungen etablieren den Namensraum fiir die anschliefende Typana-
lyse der Definitionen und Formeln. Importierte Strukturen werden getrennt
und einmalig vorher analysiert. Die Importrelation der bisher vorgestellten
Strukturen sieht graphisch folgendermaflen aus:

STRUCTURE SeqMap | | STRUCTURE SeqOrd

\ /

| STRUCTURE Seq |

!

| STRUCTURE Nat |
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Parametrisierte Strukturen werden nur einmal analysiert; insbesondere die
Typpriifung von definierenden Gleichungen und die spiitere Codegenerierung®
ist nur einmal notig. Eine passende (und semantisch korrekte) Instanziierung
garantiert, dass definierende Gleichungen typkorrekt (und Formeln seman-
tisch korrekt!) bleiben.

Fiir die Signaturanalyse spielt die Semantik keine direkte Rolle und auch
die nachfolgende Typanalyse priift die Ausdriicke und Formeln lediglich auf
Typkonsistenz. Die ganze Kontextanalyse ist unabhéngig von der zu Grunde
liegenden Logik, dem Korrektheitsbegriff und der Auswertungsstrategie zur
Laufzeit des Programms. pvs [OSRI3D] [OSI7TD] verwendet eine zweiwertige,
mengenbasierte Logik hoherer Ordnung mit totalen Funktionen, totale Kor-
rektheit und strikte Auswertung. Im Gegensatz zu OPAL kann mit PVS kein
ausfithrbares Programm erzeugt werden, wahrend fiir OPAL wiederum die
Beweisunterstiitzung nur rudimentér ist.

Dass die Signaturanalyse bisher vernachléssigt wurde, zeigen allein schon die
unterschiedlichen Sprachentwiirfe fiir die algebraische Instanziierung. Beim
Signature Matching von sMmL [MTHOQ [Paud@] bzw. im vergleichbaren Mo-
dulsystem von Leroy [Ler00] miissen zuerst die korrespondierenden Typen
und Funktionen in formalen und aktuellen Parameterstrukturen gleich be-
zeichnet sein. Die statische Priifung fiir die flexibleren Parameterlisten ist
komplizierter und erfordert eine (im Vergleich zu ML) erweiterte Unifikation.
Statt einer Unifikation mit Typvariablen ist algebraisch eine Unifikation mit
getypten Variablen notig. Der Unifikationsalgorithmus selbst muss dazu nicht
verdndert werden, lediglich die zu unifizierenden Terme unterscheiden sich:
Typterme werden zu Namenstermen verallgemeinert.

Ein formaler Funktionsparameter, etwa < aus der Struktur SeqOrd (aus Ab-
schnitt , der beliebig benannt und (wie in SeqOrd) auch iiberlagert wer-
den darf, ist eine getypte Variable. Der Typ dieser Variablen, o X v — bool,
enthélt in diesem Beispiel den ersten formalen Parameter a. Der formale
Typparameter a selbst ist auch eine getypte Variable und zwar mit dem
speziellen Typ TYPE.

Die Instanziierung einer Struktur mit aktuellen Parametern ist insgesamt
eine typkonforme Substitution von Variablen. Zum Beispiel kénnten in einer
weiteren (iibergeordneten) Struktur die folgenden Importe notiert werden:

SFiir jede Instanz speziellen Code zu erzeugen, wire eine Optimierungsoption.
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IMPORT Nat COMPLETELY

IMPORT Seq[nat| COMPLETELY

IMPORT SeqOrd[nat, <] COMPLETELY
IMPORT SeqOrd[seq|nat|, <| COMPLETELY

Die beiden aktuellen Parameter in der Instanz SeqOrd|nat, <] stammen aus
der Struktur Nat, wobei die Funktion <'Nat vom Typ nat X nat — bool
ist. Dass der formale Parameter aus SeqOrd (zufillig) ebenfalls < heift, ist
belanglos. Der formale Parameter ist aulerhalb von SeqOrd nicht sichtbar
und eine Uberlagerung damit nicht moglich. Es wird nur gepriift, ob der
aktuelle Parameter <'Nat beziiglich seiner Typisierung — nicht beziiglich sei-
ner Bezeichnung — zum formalen Parameter passt. Der aktuelle Typpara-
meter nat in der Instanzliste [nat, <| determiniert (via a aus der formalen
Parameterliste von Seq0rd) den Typ des aktuellen Funktionsparameter < zu
nat X nat — bool.

Aus SeqOrd[nat, <| wird eine zweite Funktion < importiert; ihr (mit Her-
kunft und Instanz) annotierter Name lautet <’SeqOrd[nat, <], ihr Typ ist
seq[nat| X seq[nat] — bool und damit passt sie als aktueller Funktionspa-
rameter zur Instanz SeqOrd[seq[nat], <]. Aus SeqOrd[seq|nat], <] wiederum
wird eine dritte Ordnungsfunktion < fiir Sequenzen von Sequenzen iiber na-
tiirlichen Zahlen seq[seq[nat]] importiert. Der obige Namensraum umfasst
also mindestens die folgenden (ausfiihrlich partiell annotierten) Namen:

nat'Nat: TYPE
</Nat : nat X nat — bool
seq'Seq[nat] : TYPE
<’SeqOrd|nat, <'Nat] : seq[nat] x seq[nat] — bool
<'SeqO0rd[seq[nat], <’SeqOrd[nat, <'Nat]]
: seq[seq[nat]] x seq[seq[nat]|] — bool

Algebraisch sind Typen und Funktionen gleichberechtigt: sie sind die Haupt-
bestandteile von Strukturen und sie kénnen formale Parameter sein. Im einfa-
chen Fall (wie z.B. fiir die homogenen Listen der Struktur Seq aus Abschnitt
1.1.1)) gibt es nur (einen) Typparameter. Die Funktion <’SeqOrd ist (zusétz-
lich) mit einer Funktion parametrisiert und vergleichbar mit einer Funkti-
on hoherer Ordnung. In Kapitel [5| wird der Typ set fiir endliche Mengen
als Beispiel fiir einen mit einer Ordnungsfunktion parametrisierten Datentyp
vorgestellt.
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1.3.3 Namensidentifikation

Wie Funktionen koénnen auch Typen dberlagert sein. Dies ist z.B. fiir den
Typ seq in der Struktur SeqMap (aus Abschnitt der Fall: eine Instanz-
annotation ist nétig, um die iberlagerten Typen seq[a] und seq[] ausein-
anderzuhalten. Die Instanzannotationen der Typen entsprechen dabei genau
den {iblichen Typkonstruktorapplikationen funktionaler Sprachen.

In der obigen Struktur SeqOrd (aus Abschnitt dagegen wird nur ei-
ne Instanz Seq[a] importiert: der einfache Typname seq ist damit eindeutig
seq[a]. Auch kénnen Typen aus verschiedenen Strukturen tiberlagert wer-
den; dann helfen entsprechende Herkunftsannotationen wie z.B. t’A fiir den
folgenden iiberlagerten Typ t:

IMPORT A ONLY t: TYPE
IMPORT B ONLY t: TYPE
FUN <: t’A x t'A — bool

Unifikation alleine reicht nicht aus, um einen partiellen Namen aus dem
Quelltext zu identifizieren. In Instanzen konnen diberlagerte Namen vorkom-
men. Schon die Namensidentifikation erfordert also eine Uberlagerungsaufli-
sung. Bei der Beriicksichtigung von generischen Namen ist sogar eine poly-
morphe Typanalyse gemafl Algorithmus W, erforderlich:

Namensidentifikation =  Typanalyse

Die letztendlich plausible Analogie zwischen Namensidentifikation und Typ-
analyse ist eine im algebraischen Kontext durchaus neue, zumindest kaum
bewusst verbreitete Erkenntnis: profitieren konnten davon der Entwurf sowie
die Implementierung und Verifikation algebraischer Sprachen. Die Verwen-
dung desselben Algorithmus fiir die Analyse von Namen und Ausdriicken
wiére ein exzellentes Beispiel fiir die immer wieder fiir korrekte Software pro-
pagierte Wiederverwendung (reuse).

Mit der Namensidentifikation und einem vorgegebenen Namensraum ist man
in der Lage, einen partiellen Namen vollstdndig aufzulésen bzw. einen Iden-
tifizierungsfehler oder eine Mehrdeutigkeit zu diagnostizieren. Die Konstruk-
tion und Erweiterung des Namensraums selbst ist damit aber noch offen.
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1.3.4 Namensriaume

Ein Namensraum wird syntaktisch durch die partiellen Deklarationen und
Importe gebildet — in OPAL an den Schliisselwértern TYPE, FUN und IMPORT
erkennbar. Doch welchen Namensraum benutzt man, um die partiellen zu
vollen Namen zu komplettieren, die letztendlich den Namensraum bilden?

Diese Henne-Ei-Problematik wird in Pvs unbefriedigenderweise durch die Be-
achtung der textuellen Reihenfolge von Deklarationen und Importen gelost.
Ausgehend von einem leeren oder initialen Namensraum, der PVs-Prelude,
werden die partiellen Namen der ersten Deklaration identifiziert. Nach er-
folgreicher Identifizierung wird der Namensraum geméfl der Deklaration er-
weitert und die nachfolgende Deklaration analog behandelt.

Die sequenzielle Vorgehensweise in PVS entspricht der von ML und wird als
lineare Sichtbarkeit bezeichnet; in ML werden so die globale Umgebung und
in pvs die Namensraume von Theorien aufgebaut. Durch die Uberlagerung
in pvs konnten Deklarationen am Anfang einer Theorie im Lichte des Na-
mensraums vom Ende der Theorie als mehrdeutig gelten. Das Uberschreiben
iiberlagerter Funktionen in ML kann Definitionen von anderen Funktionen
hinterlassen, die von fritheren und méglicherweise inkompatiblen Versionen
abhéngen.

Die zu strenge Forderung an die Reihenfolge von Deklarationen hat offen-
sichtliche Nachteile:

e Die erwiinschte Lesereihenfolge muss nicht der Analysereihenfolge ent-
sprechen.

e Statt eines groflen gemeinsamen Giiltigkeitsbereichs haben viele Namen
ihren individuellen positionsabhéngigen Giiltigkeitsbereich.

e Wechselseitige Rekursion (FORWARD in PASCAL) ist problematisch.

Fiir moderne Programmiersprachen wird ein gewisser Zusatzaufwand der
Kontextanalyse in Kauf genommen, um diese Nachteile zu vermeiden. Auch
in OPAL darf die Reihenfolge von Deklarationen und Importen sowie Glei-
chungen und Formeln frei gewahlt werden; Deklarationen und Importe diirfen
auBerdem (mehrfach) wiederholt werden.

Wie erhilt man nun aber in OPAL den Namensraum, der alle partiellen
Deklarationen eindeutig auflést und genau dadurch etabliert wird? Ist dieser
Namensraum selbst eindeutig? Diese Frage wird in Kapitel [§] beantwortet.
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1.4 Historie und Motivation

Die vorliegende Arbeit ergab sich aus umfangreichen Programmier-, Lehr-
und Forschungsaktivitdten rund um und mit dem seit 1987 an der TU Ber-
lin entwickelten OPAL-Compiler. Hauptziel der Entwicklung von OPAL war
der Nachweis, dass mit funktionalen Sprachen produktiv effizienter Code
fiir grofle Softwaresysteme erzeugt werden kann. Als Beleg dafiir wurde der
OprAL-Compiler selbst in OPAL programmiert. Die gleiche Zielsetzung wurde
etwa zur selben Zeit auch mit anderen funktionalen Sprachen (z.B. HASKELL)
intensiv verfolgt. Die historische Wurzel fiir die algebraische Orientierung von
OPAL ist die Miinchner CIP-Gruppe [BBDT81], wihrend HASKELL in Glas-
gow eher aus der nicht weit entfernten Edinburgher ML-Szene entstand.

Die algebraische Orientierung von OPAL versprach zwar eine theoretisch fun-
dierte Semantik, allein fiir die Namensauflésung in der Signaturanalyse fehl-
ten konkrete Implementierungshinweise. Im Laufe der Zeit entstand so auf
evolutiondre Weise eine Signaturanalyse, die immer mehr Quellen korrekt
analysierte, aber mittlerweile so komplex und unwartbar ist, dass weitere
Fehler kaum mit vertretbarem Aufwand beseitigt werden kénnen. Allein aus
pragmatischer Sicht erscheint eine Re-Implementierung fast kontraproduktiv,
da die existierende Stabilitdt des OPAL-Compilers — téglich von Hunderten
von Studenten gewiirdigt — nicht leicht wieder zu erreichen wire.

1.4.1 Beweisbarkeit

Im Vordergrund mehrerer Forschungsprojekte mit OPAL, insbesondere zur
korrekten Software Korso [WT92 [BI93], standen formale Methoden und
die Vision von beweisbar korrekter Software. OPAL wurde (mehrfach) zu
einer Spezifikationssprache erweitert und im Projektrahmen eines verifizier-
ten Fachsprachencompilers [EFP94] entstand ein rudimentéirer Beweispriifer,
der allerdings nach Projektende nicht weiter verwendet wurde. Bei der im
KORSO-Projekt entwickelten Spezifikationssprache SPECTRUM [BF93] stan-
den eine hohe Ausdrucksmiichtigkeit (wide spectrum) [WDCT9H] und eine
Softwareentwicklungsmethodik [PW94] im Vordergrund. (In [BDDGO3] wird
eine Anwendung beschrieben.)

Die Beschiftigung mit Beweiswerkzeugen fithrte mich 1994 zum Prototype
Verification System Pvs [OSRI3D]. Mit diesem Beweiswerkzeug lassen sich
unter anderem klassische Theoreme aus der Schulmathematik zur Arithme-
tik, Aussagen- und Prédikatenlogik formal beweisen. (Die strenge Typisie-
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rung verhindert die Formulierung von Russell’s Paradoxon: {x | x ¢ x} ist
typfalsch.) Das Beweisen ist ziemlich intuitiv und Erkenntnis fordernd; die in-
teraktiven Beweisschritte entsprechen etwa denen, die man von einem schrift-
lichen Beweis aus einem Lehrbuch erwarten wiirde. Offensichtliche Details,
die vielfach selbst in sorgfiltigen schriftlichen Beweisen unerwéhnt bleiben,
werden weitgehend vollautomatisch gelost. Gleichzeitig kann die totale Kor-
rektheit jederzeit anhand der Beweiskette iiberblickt werden. (Die Beweisket-
te muss liickenlos und zyklusfrei sein: Zirkelschliisse sind also ausgeschlossen.)

Die Spezifikationsprache PVS ist funktional-algebraisch und dhnelt OPAL in
Syntax und Semantik auf eine fast erstaunliche Weise, wenn man den unab-
héngigen Entwurf beider Sprachen beriicksichtigt. Die Parametrisierung und
Instanziierung mit Typen und Funktionen ist praktisch bis hin zur Schreib-
weise identisch, die Datentypen haben in beiden Sprachen eine (algebraisch
naheliegende) initiale Semantik; das Modul- und Annotationskonzept ist fast
gleich: in pvs sind Theorien und Datentypen [OS97a] die Module. Dariiber-
hinaus unterstiitzen beide Sprachen uninstanziierte Importe und Reexporte,
problematische Aspekte, die in dieser Arbeit in Kapitel [7] genauer untersucht
werden.

Die unterschiedliche Zielsetzung beider Sprachen bewirkte allerdings auch
deutliche Unterschiede: in OPAL sind die Funktionen i.A. partiell, wahrend
pvs mit Hilfe von Subtypen und abhéngigen Typen (dependent types) die
flexible Spezifikation von totalen Funktionen fordert; auflerdem koénnen in
PvS Funktionen nicht wechselseitig rekursiv definiert werden — eine fiir Im-
plementierungssprachen durchaus lédstige Beschriankung. Fiir eine bestenfalls
halbautomatische eins-zu-eins Ubersetzung zwischen OPAL und PVS wire
Folgendes zu beriicksichtigen:

e Wechselseitig rekursive Funktionen aus OPAL miissten fiir PVS zu einer
einzigen rekursiven Funktion zusammengefasst werden; das wiirde die
Lesbarkeit reduzieren.

e Zu rekursiven Funktionen muss allein gemé&fl der Syntaxregeln von pPvs
ein Terminierungsmaf$ (MEASURE), eine Beschreibung der Eingabegro-
Be, angegeben werden.

e Fiir partielle Funktionen muss in PVS der genaue Definitionsbereich (als
Subtyp) spezifiziert werden.

e Nicht alle pvs-Funktionen sind ausfiihrbar, insbesondere die (starke)
Gleichheit — ein essenzieller Teil der Logik — steht nicht unmittelbar fiir
konstruktive Berechnungen zur Verfiigung.
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1.4.2 Werkzeugintegration

Die relative Ahnlichkeit von OPAL und pvs fiihrte zu der Uberzeugung, dass
man mit einer reinen funktional-algebraischen Sprache in der Lage sein sollte,
ausfithrbaren Code zu erzeugen und zu verifizieren. Die automatische (und
korrekte) Einbettung von verifiziertem Code in ein lauffihiges Programm
existiert praktisch nicht. Eine (z.B. mit pvs) vollsténdig bewiesene Funkti-
on — allein dieser Umstand ist selten — wird héchstens manuell oder halb-
automatisch in eine andere Programmiersprache iibertragen, compiliert und
ausgefithrt; eine andere Semantik erhoht dabei zusétzlich die Wahrschein-
lichkeit fiir Transformationsfehler. Der Erfolg des Kips-Systems [Smiod] be-
ruht sicherlich zum Teil darauf, dass Codererzeugung und Verifikation (bzw.
Korrektheit garantierende Transformationen) eng integriert sind und erst da-
durch Synergie entsteht.

Die Entwicklung eines integrierten Ubersetzungs- und Beweiswerkzeugs, die
fiir OPAL angestrebt wird [DId97], erfordert erhebliches Know-how in Bezug
auf Ubersetzer- und Beweisertechniken, das zwar prinzipiell vorhanden ist,
aber leider mehr oder weniger undokumentiert in verschiedenen Systemen
(und Kopfen) verborgen ist.

Um die Brauchbarkeit des Werkzeugs moglichst friih priifen zu konnen, bietet
sich fiir Ubersetzer die Selbstapplikation an. Ein (brauchbarer) Ubersetzer fiir
eine (brauchbare) Sprache sollte in derselben Sprache programmiert werden
konnen und sich selbst iibersetzen kénnen. (Und in diesem Sinne ist auch
OPAL brauchbar.) Das Bootstrapping-Problem dafiir ist bekannt.

Fiir das Beweissystem ist nun interessant, wie weit es sich selbst beweisen
kann. Damit steht die Konsistenz (soundness) der eigenen Logik auf dem
Priifstand und koénnte maschinell mit einer Genauigkeit untersucht werden,
die manuell bei weitem unerreichbar ist. (Vollstédndigkeit ist nach Godel nicht
gegeben, aber sein Satz zur Unvollstédndigkeit der Logik wére formal beweis-
bar.) Leider sind die meisten Beweissysteme schon &lter und nicht in der
(reinen) Objektsprache ihrer Logik programmiert: PvS z.B. basiert auf Lisp
und ist eben keine Implementierungssprache mit einem Ubersetzer. Uber die
Implementierung von Beweissystemen in einer reinen funktionalen Program-
miersprache wird in [Han99] berichtet.
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1.5 Ubersicht

In den Kapiteln 2] und [B] werden klassische Algorithmen fiir die polymorphe
Typinferenz und die Uberlagerungsauﬂosung vorgestellt. In Kapitel || l wird
die polymorphe Typinferenz um Uberlagerung zum Algorithmus W, erwei-
tert. Kapitel [j] erldutert die algebraische Instanziierung im Hinblick auf die
Parametrisierung mit Funktionen. Dabei werden die Namensterme formal
definiert und das Priifen von Instanzen auf Unifikation zuriickgefiihrt.

In Kapitel [6] wird die Identifizierung partieller Namen erldutert und durch
einen zu W, analogen Algorithmus Z angegeben. Statt Typen fiir Funktionen
werden mit der Namensidentifikation 7 Instanzen fiir Namen bestimmt. In
beiden Féllen wird dabei die Unifikation zur Priifung der Konsistenz von
Applikationen verwendet; Typannotationen sind dabei ebenfalls (eine Art
von) Applikationen.

Kapitel [7] beschreibt, welche Namensrdume durch Importe entstehen. In Ka-
pitel§]wird die Namensraumanalyse — unabhéngig von der textuellen Reihen-
folge der Deklarationen — auf die wiederholte Namensidentifikationen zuriick-
gefithrt und auf parametrisierte Strukturen angewendet. Im Schlusskapitel ]
werden die Ergebnisse und Riickschliisse fiir den Sprachentwurf zusammen-
gefasst sowie verwandte und zukiinftige Arbeiten angegeben.






Kapitel 2

Polymorphe Typinferenz

In diesem Kapitel werden zwei bekannte Algorithmen zur polymorphen Typ-
inferenz wiederholt. Zunéchst werden die benétigten Datenstrukturen einge-
fithrt. Der Abschnitt 2.2) beschreibt die spezifizierenden Typableitungsregeln.
Danach folgen die in gewisser Weise dualen Algorithmen W und M in den
Abschnitten 2.3 bzw. 2.5} Abschnitt 2.4] enthélt die von beiden Algorithmen
benctigte Unifikation.

2.1 Datenstrukturen

Die polymorphe Typinferenz geht von einem Ausdruck aus, dem automatisch
ein allgemeinster (bzw. prinzipaler) Typ (Abschnitt zugeordnet, wird.
Per Substitution (Abschnitt kann ein Typ spezialisiert (oder instanzi-
iert) werden. Durch Binden (oder Generalisieren) von Typvariablen entsteht
aus einem Typ ein Typschema (Abschnitt , das innerhalb einer Umge-
bung (Abschnitt einer Funktion oder Konstanten zugeordnet ist.

2.1.1 Awusdruck

Ein Ausdruck ist entweder eine atomare Variable, eine A-Abstraktion oder
eine Funktions- Applikation. Eine Besonderheit bilden LET-Ausdriicke. Durch
LET werden polymorphe Funktionen eingefiihrt, die im Rumpf geeignet spe-
zialisiert verwendet werden kénnen. (OPAL und PVS unterstiitzen nur mo-
nomorphe LET-Ausdriicke.)

21
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Fir primitive bzw. in die Sprache eingebaute (builtin) Funktionen werden
keine expliziten LET-Definitionen angegeben; sie sind Teil der initialen Um-
gebung. Die Grammatik der Ausdriicke von Core-ML [DMS2] sieht wie folgt
aus:

expr ;== var - Variable
expr(expr) - Applikation
Avar.expr - Abstraktion

LET var = expr IN expr

FIX var.expr
Die Schliisselworter, runde Klammern , (%, ,,)* und die Zeichen A, ,V*, | .
,="sind Terminalsymbole. Die atomaren Variablen var sind die Bezeichner
fiir Funktionen oder Konstanten.

Die LET-Variable ist im definierenden Ausdruck (vor IN) unbekannt. Sinnvol-
lerweise sollte die LET-Variable aber im Rumpf (nach IN) appliziert werden.

Fiir rekursive Funktionsdefinitionen existieren die speziellen F1X-Ausdriicke,
die ansonsten fiir die polymorphe Typinferenz keine besondere Rolle spielen.
Mit einem Verweis auf den Fizpunktoperator Nf.(Ax.f(x(x)))(Ax.f(x(x))),
der allerdings nicht typisierbar ist, werden FIX-Ausdriicke haufig (in [Smi9T]
[NN99]) ignoriert. Die FIx-Variable bezeichnet die Funktion, die im Rumpf
rekursiv aufgerufen werden kann. Die zumindest fiir die Terminierung von
Rekursionen nétige Fallunterscheidung 1F-THEN-ELSE-FI und die Wahrheits-
werte sind spezielle A-Ausdriicke und deswegen nicht Teil der minimalen

Syntax [Thi%4] (S. 265):

true = Ax.\y.x
false = Ax.\y.y
IF _ THEN _ ELSE _ FI = Az Ax.\y.z(x)(y)

Die Klammerung mehrerer Applikationen ist linksassoziativ:
ei(ez)(es) = (ei(e2))(es)

Die operationale Auswertung der Ausdriicke, speziell die nicht-strikte Aus-
wertung der THEN und ELSE-Zweige, ist fiir die Typanalyse belanglos.

Weiterhin sind Tupel, das parallele nicht-rekursive LET und LETREC fiir wech-
selseitige Rekursionen nicht Teil der Syntax von Core-ML. Tupelausdriicke
sind spezielle curried-Applikationen eines Tupelkonstruktors:
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(e1,...,ex) = tuple,(ey)...(ex)

Paare konnen z.B. durch den Kombinator tuple, = Ax.Ay.Az.z(x)(y) mit
den Projektionsfunktionen proj,, = Ax.Ay.x und proj,, = Ax.Ay.x (true
und false) kodiert werden ([TIi94] S. 300). Die musterbasierte Zerlegung
der Tupel ist eine Abkiirzung fiir die explizite Verwendung von Projektions-
funktionen:

LET (X4,...,%) =t INe &
LET X3 = proj,,(t) ... X = proj,,(t) IN e

Das parallele nicht-rekursive LET, bei dem keine Variable x; frei in einem der
definierenden Ausdriicke e; vorkommt, kann durch Schachtelung simuliert
werden. Die Reihenfolge der Gleichungen ist dabei irrelevant:

Vi<i,j<k x; €fv(ej) = LET X =e; ... xy = INe
& LET X; = €4 INLET ... INLET X, = e, IN

Eine Besonderheit ist das parallele LET von OPAL, bei dem genau die Vor-
kommen der LET-Variablen in den definierenden Ausdriicken eine nicht ein-
deutige, sequenzielle Reihenfolge festlegen. Falls x; € fv(e;), dann steht die
i-te Gleichung vor der j-ten und Zyklen sind verboten.

Wechselseitige LETREC-Rekursion kann durch eine einfache Rekursion und
Tupelausdriicke simuliert werden:

LETREC X1 = €1 ... Xy =€, IN e <
LET (X4,...,%g) = (FIX t.LET (X4,...,%Xx) =t IN (e4,...,€x)) IN e

Die rix-Variable t steht fiir das Tupel der wechselseitig rekursiven Funk-
tionen. Allein fiir die Typanalyse und unabhéngig von einer operationalen
Semantik muss die FIX-Variable nicht unbedingt eine Funktion f sein, wie
das explizit in [LYO§ durch expr ::== FIX f.\x.e verlangt wird.

2.1.2 Typ
Ein Typ (bzw. Typterm) wird durch Typkonstruktoren und Typvariablen wie
folgt (baumartig) aufgebaut:

type ::== typeConstr type* - Typkonstruktor mit Argumenten
typeVar - Typvariable (durchnummeriert)
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Das hochgestellte Metasymbol * in Postfix-Notation ist der regulédre Kleene-
Stern, der hier die null- oder mehrmalige Wiederholung des Nonterminals
type bezeichnet.

Der elementare Funktionstyp — ist ein zweistelliger Typkonstruktor und
wesentlich fiir Funktionen hoherer Ordnung bzw. Funktionen als ,first class
citizens“. Der Funktionstyp ist Grundlage fiir andere bzw. gleichberechtigt
zu anderen Typkonstruktoren; die Infix-Notation ist rechtsassoziativ:

t1—>t2—>t3:t1—><t2—>t3)

Weitere der endlich vielen Typkonstruktoren sind fast immer die zwei- und
mehrstelligen Tupel, mit x als Infix- bzw. Mixfixsymbol. Die Typen der Tu-
pelkonstruktoren (_, ..., _) und Projektionsfunktionen lauten damit:

tuple, i t; — ... =t — Ty X ... X Ty (n>2)
Proj,; it X ... Xty =ty (1<i<n)

Die angegebenen Tupel hier unterscheiden sich von den assoziativen, d.h.
unverschachtelten bzw. ,flachgeklopften® Tupeln aus OPAL, die nicht zum
Aufbau der Typkonstruktorterme type passen und die auch praktisch eher
als Entwurfsfehler wahrgenommen werden, wenn der Unterschied der Tupel-
arten iiberhaupt relevant ist. (Eine Instanziierung mit assoziativen Tupeln
seq[nat X nat] ist in OPAL illegal und muss durch seq|pair|nat,nat]] erfol-

gen.)

Nullstellige Typkonstruktoren sind die Basistypen wie bool oder nat. Der
Typkonstruktor fiir homogene Listen ist einstellig. Die konkreten Notationen
fiir die Typkonstruktorapplikationen unterscheiden sich in ML, HASKELL und
OpPAL. In ML werden benutzerdefinierte Typkonstruktoren postfix notiert,
z.B. Int List. Eine ungeklammerte Préafix-Notation wird von HASKELL un-
terstiitzt. Speziell fiir die vordefinierten Listen ist die Outfiz-Notation mit
eckigen Klammern [Int] verbreitet, die mit der Instanzannotation von OPAL
seq[nat| kompatibel sein konnte, wenn statt seq ein unsichtbarer Typkon-
struktor erlaubt wére.

Die Typvariablen werden mit Hilfe natiirlicher Zahlen und einem Konstruk-
tor tvar: nat — type durch tvar(n) représentiert. Verbreitet ist auch die
Notation mit kleinen griechischen Buchstaben «, 3, ... bzw. in ML 'a,b, ...
als Kurzform fiir tvar(1), tvar(2),...; eine Verwechslung mit A- oder LET-
Variablen, meistens mit x, y, . .. bezeichnet, bzw. eine Vermischung der durch-
aus gleichartigen Typ- und Ausdrucksebenen sollte damit ausgeschlossen sein.
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Die Menge der Typvariablen eines Typterms tv(t) ist wie folgt musterbasiert
rekursiv definiert:

tv(Cg by ... tx) = tv(ty) U... Utv(ty)
tv(tvar(n)) = {n}

Dabei ist Cy ein k-stelliger Typkonstruktor (k > 0). Fiir nullstellige Typkon-
struktoren ergibt sich eine leere Menge und fiir eine einzelne Typvariable ist
die Menge einelementig. Mehrfachvorkommen derselben Typvariablen wer-
den nur einmal zur Menge hinzugenommen. Der spéter bei der Unifikation
(Abschnitt benotigte Occurs-Check wird damit zum Elementtest.

2.1.3 Substitution

Die Typvariablen sind Bldtter der baumartigen Typterme, die durch Typ-
terme substituiert (ersetzt) werden kénnen. Dadurch entsteht wieder ein Ty-
pterm vom Typ type, der an Stelle der vormaligen Blétter Teilbdume auf-
weist.

Substitutionen werden hier iiber einen abstrakten Datentyp subst modelliert,
der einer endlichen Abbildung vom Typ nat — type entspricht, die auch als
endliche Liste von Paaren vom Typ seq[nat x type] durch [ := ty,5 =
ta,...] notiert werden kann.

Der Definitionsbereich einer Substitution S ist die endliche Menge dom(S)
von Typvariablen (als Nummern), die echt verdndert werden:

dom(S) = {n € nat | S(n) # tvar(n)}

Fiir die leere Substitution € ist der Definitionsbereich leer:

S=¢ < dom(8) =10

Die Anwendung einer Substitution S auf einen Term t, notiert als Applikation
S(t) (bzw. postfix t 8), ist wie folgt als paralleler Ersetzungsprozess definiert:

S(Ck ty...tx) = Cx S(tq)...S(ty)
S(tvar(n)) = S(n)

Dabei gilt S(tvar(n)) = S(n) = tvar(n) fiir fast alle n. Die Substitution S
ldsst also Variablen bzw. ganze Terme invariant, die nicht in dom(S) vorkom-
men bzw. keine Variablen aus dom(S) enthalten:
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dom(S)Ntv(t) =0 = S(t) =

Die sequenzielle Komposition von Substitutionen entspricht der Funktions-
komposition:

(S2081)(t) =S2(S1(t)) =t S1 S

Eine im Zusammenhang mit dem Occurs-Check wéhrend der Unifikation
wichtige Figenschaft von Substitutionen ist, dass sie die echte Teiltermbe-
ziehung, notiert durch t; < t,, invariant ldsst. Diese Eigenschaft heift in

IMWET] Monotonie:

ty <ty & VS.S(ty) < S(ty)

Die fiir die Unifikation relevanten Substitutionen sind idempotent:

idempotent(S) < SoS=S

Bei Anwendung einer idempotenten Substitution S auf einen beliebigen Term
t werden die Variablen des Definitionsbereichs dom(S) aus S(t) entfernt (her-
aussubstituiert), insbesondere jeder einzusetzende Term, d.h. der Wertebe-
reich der Substitution, enthélt keine Variablen des Definitionsbereichs. Die
folgenden drei Charakterisierungen fiir idempotente Substitutionen [MWSRT]
sind dquivalent:

SoS=3S§ - (1)
Vt. dom(S) Ntv(S(t)) =10 - (2)
Vx € dom(8). dom(S) Ntv(S(x)) =0 - (3)

Durch die Betrachtung der jeweiligen Definitionsbereiche mit Fallunterschei-

dungen beweist man, dass die sequenzielle Komposition idempotenter Sub-
stitutionen idempotent ist.

2.1.4 Typschema

Ein Typschema ergibt sich durch Binden oder Generalisieren einiger (oder
aller) Typvariablen eines Typs:

typeScheme ::== VtypeVar*.type - gebundene Typvariablen

Das Binden auf der d&ufleren Ebene charakterisiert die shallow-Polymorphie.
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Die Bindung bewirkt eine disjunkte Zerlegung der Typvariablen in gebundene
und freie Typvariablen:

bv(Voy ... axt) = {oy,. .., o}
fv(Vay ... ax.t) = tv(t) \ {ay, ..., ax}

Ein Typschema mit gebundenen Typvariablen heif3t generisch oder poly-
morph, ansonsten monomorph. Freie bzw. ungebundene Typvariablen heiflen
auch Unbekannte.

Die gebundenen Typvariablen sind lokale Bezeichnungen, die umbenannt wer-
den konnen, solange dadurch nicht verschiedene Typvariablen zusammen-
fallen; diese Umbenennung nennt sich a-Konversion auf der Typebene und
derartig konvertierte Typschemata sind identisch.

Aus einem geeignet a-konvertierten Typschema s entsteht ein Typ t durch
Spezialisierung (oder Instanziierung), bei der alle gebundenen Typvariablen
durch Typen substituiert werden und die Bindung wegféllt. Der Typ t ist
dann eine Instanz des Schemas s:!

s Xt < 3S. dom(S) = bv(s) AS(type(s)) =t
Im einfachsten Fall kann ein Typschema mit frischen Unbekannten instanzi-

iert werden. Ein bei jeder Instanziierung zu erhéhender globaler Index n gibt
dabei an, ab welcher Nummer Typvariablen neu sind:

inst(Vay ... ax.t,n) = tjay := tvar(n),..., o := tvar(n +k — 1)]

Die Anwendung einer Substitution S auf ein ganzes Typschema s betrifft
immer nur die frezen Typvariablen:

dom(S) N{ay,...,a} =0 = S(Vay...oq.t) =Vay....S(t)

Typschemata und Typen fallen zusammen, wenn keine Typvariable gebunden
wird. Die Typvariablen eines Typs t sind also immer frei, d.h. fv(t) = tv(t).

2.1.5 Umgebung

In einer endlichen Umgebung env: var — typeScheme wird jeder Variablen
aus iibergeordneten \- und LET-Ausdriicken eindeutig ein Typschema zuge-

17wischen der Instanziierungsrelation < und der Teiltermbeziehung < besteht kein
Zusammenhang
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ordnet. Im Typschema fiir A-Variablen sind allerdings keine Typvariablen
gebunden; nur der Typ von LET-Variablen wird generalisiert.

Dariiberhinaus werden fiir alle eingebauten oder benutzerdefinierten (frei ge-
nerierten) Datentypen automatisch weitere Eintrédge zur Umgebung hinzu-
gefiigt. In erster Linie sind das die Konstruktoren, um Datenelemente zu
erzeugen, die durch Konstruktorterme reprasentiert werden. Diese Wertkon-
struktoren sind polymorph, wenn der zugehorige Typkonstruktor mehrstellig
ist.

Zur Zerlegung von Daten werden dariiberhinaus (in OPAL) Test- und Se-
lektionsfunktionen in die initiale Umgebung aufgenommen. Die verbreitete
musterbasierte Zerlegung (durch Pattern-Matching [BGI89]) kann man als
dquivalent zu expliziten Applikationen von Tests (Diskriminatoren oder Re-
cognizers) und Selektoren (Accessors in PVS) betrachten.

Fiir den polymorphen Datentyp option OPAL-dhnlich notiert ergibt sich z.B.
folgende initiale Umgebung, die auch als induzierte Signatur bezeichnet wird:

TYPE option[a] = nil - optionaler
avail(cont: «) - Wert
nil: Va.seq|q] - kein Wert

avail: Vo.oo — option|a] - Wert einpacken
nil?: Va.option|a] — bool Test auf kein Wert
avail?: Va.option[a| — bool Test auf Wert
cont: Va.option[a] — « - Wert auspacken

Dieser option-Datentyp ist isomorph zu den Listen mit maximal einem Ele-
ment; er ist monadisch und repréisentiert optionale Ergebnisse, wie sie z.B.
von der Unifikation und den Typinferenzalgorithmen berechnet werden. Die
Funktionen avail und cont zum Ein- und Auspacken von Werten muss man
sich — wie es in Pvs [OSR93a] maoglich ist — als Konversionsfunktionen vor-
stellen, die tmplizit appliziert werden.

2.2 Typableitung

Die Behauptung, dass in einer Umgebung (oder im Kontext) A der Ausdruck
e den Typ t hat, wird als A I e: t notiert. Diese Relation vom Typ env X
expr X type — bool wird induktiv und minimal durch folgende Typregeln
festgelegt:
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Ax) <t

= UELE (VAR)
AFf: (ti\:ft(ge)) : t2A Fe:ty (APPL)
i e Y
e e e 0D
(Atx:t)he:t (FIX)

AF (FIX x.€): t

A(x) steht fir das Typschema einer durch A oder LET eingefiihrten Varia-
blen x in der Umgebung A. A(x) =< t bedeutet, dass der Typ t (mit freien
Typvariablen) aus dem Typschema A(x) durch Substitution der gebundenen
Typvariablen also durch Instanziierung entstanden ist. Enthélt A(x) keine
gebundenen Variablen, dann ist A(x) (ohne V-Quantor) gleich t.

Durch gen in der (LET)-Regel werden Unbekannte im Typ ty generalisiert,
aber nur solche, die nicht in der Umgebung A vorkommen! Die lokal ge-
bundenen Typvariablen im Typschema fiir die LET-Variable x; diirfen nicht
mit den globalen Unbekannten aus umfassenden A-Ausdriicken kollidieren.
Nur bei der Instanziierung mit der (VAR)-Regel konnen Unbekannte aus
der Umgebung fiir gebundene Variablen eingesetzt werden. Eine ungeeigne-
te Substitution blockiert allerdings spétere Regelanwendungen, fiihrt also in
eine Sackgasse bei der Typableitung.

Frische Unbekannte konnen entweder per Substitution von gebundenen Va-
riablen in der (VAR)-Regel oder als Annahme t; fiir die A-Variable x in der
(ABS)-Regel eingefithrt werden. Mit A + x: t; wird t, als triviales Typsche-
ma ohne gebundene Variablen fiir x zur Umgebung A hinzugefiigt. Analoges
gilt fiir die (FIX)-Regel.

Durch A+x: s mit Typ env X var X typeScheme — env wird die Umgebung
erweitert. Wenn x allerdings schon in A enthalten ist, wird das Typschema
fiir x mit s dberschrieben, d.h. es gilt immer: (A+x: s)(x) = s. Die Variablen
aus inneren \- oder LET-Ausdriicken verschatten also solche aus &dufleren.

Mit Hilfe dieser Ableitungsregeln kann man nun spezifizieren, wann ein Aus-
druck e typkorrekt ist, ndmlich dann, wenn man fiir eine vorgegebene Um-
gebung A und einen zu ermittelnden Typ t die Beziehung A - e: t ableiten
kann.
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Fiir den Ausdruck Af. Ax.f(f(x)) [Smi9d] lésst sich die Korrektheit der Ty-
pisierung (y — v) — (v — ~) mit [f := v — ~,x := 7| als geeignete
Substitutionen wie folgt ableiten:

{} F (M Ax1f(f(x)): (v =) = (v =) - (ABS)

{f:7 =7 F (Axf(f(x): v = - (ABS)
{f:7—7x 7} FE(ERX) - (APPL)
{f:7—=yx v} H1E(x): Yy - (APPL)
{f:’y—wy,x:’y}l—f.fy—wy - (VAR)
{f:y—>v,x:v}Fx:y - (VAR)

Allein durch die Ableitungsregeln ist der Typ fiir einen Ausdruck noch nicht
festgelegt. Derselbe Ableitungsprozess wiirde z.B. fiir jeden spezielleren Typ
genauso funktionieren. Die Typableitungsrelation ist abgeschlossen beziiglich
Substitution, d.h. fiir alle A, e, t, S gilt:

AFe:t = S(A)Fe:sS(t)

Eine weitere wichtige Eigenschaft ist, dass immer ein allgemeinster (prinzi-
paler) Typ to zu e mit A F e: t, existiert, der bis auf Umbenennung von
Unbekannten eindeutig ist. Alle anderen Typen t mit A - e: t sind dann
Spezialisierungen von to, d.h. es gibt eine Substitution R mit t = R(to):

AlFe:t = JdtoR. Al e:ty A t=R(to)

2.3 Algorithmus W

Die operationale Berechnung des prinzipalen Typs ist mit dem Algorithmus
W moglich. Die Ein- und Ausgabe vom Typ nat ist rein technischer Natur
und dient der Verwaltung eines globalen Zéhlers fiir frische Typvariablen.

FUN W: env X expr X nat — option[type X subst X nat]

Der Algorithmus liefert im Erfolgsfall aus einer Umgebung A und einem Aus-
druck e ein Tripel: den prinzipalen Typ t, eine Substitution S und eine
Nummer. Die Substitution S enthélt dabei Spezialisierungen fiir Unbekann-
te in der Umgebung A, die z.B. zwischenzeitlich fiir Typen von A-Variablen
hinzukommen. Falls der Eingabeausdruck typfalsch ist, lautet die Ausgabe
nil: option.
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Konsistenz

Whe, ) =(t,S, _) = S(A)Fe:t

Die formale Teilspezifikation fiir typkorrekte Ausdriicke e wird als Konsis-
tenz (soundness) bezeichnet. Aus einer erfolgreichen Berechnung ergibt sich
die Ableitbarkeit geméfi der Typisierungsregeln. Fiir die Typinferenz eines
geschlossenen Ausdrucks ist die initiale Umgebung leer bzw. enthélt vorde-
finierte Funktionen mit Typen ohne Unbekannte. Am Ende der Typinferenz
gilt also S(A) = A und damit A e: t. Fiir die Berechnungsergebnisse S und
t gilt auBerdem S(t) = t, der Ausgabetyp t liegt minimal spezialisiert vor
und die Substitution S ist tdempotent.

Vollstiandigkeit

S(A)Fe:t = JtoR. W(Ae,_)=(to,S,-) A t=R(to)

Die Typinferenz ist wvollstindig, d.h. falls ein Ausdruck e gemé&fl der Ablei-
tungsregeln typkorrekt mit Typ t ist, dann liefert der Algorithmus einen
prinzipalen Typ to, der bis auf Umbenennungen eindeutig und allgemeiner
als t ist; d.h. to kann durch eine Substitution R zu t spezialisiert werden.

Der bisher ignorierte globale Zahler n fiir frische Typvariablen muss vor der
Berechnung immer grofler als alle Unbekannten in der Umgebung A sein.
Nach der Berechnung ist er dann auflerdem gréfler als alle Unbekannten im
Ergebnis t und S [NN99]. Weitere Erldauterungen zum Algorithmus werden
anschlieflend gegeben:

W(Ax,n) =
IFx €A
THEN (inst(n,A(x)),€e,n+ #(bv(A(x))))
ELSE nil - unbekannte Variable
FI

W(A,f(e),n) =
(t,S4,m) := W(A, £,n);
(t17 S27 l) = W(Sl(A), eam);
Sz := unify(Sy(t),t; — tvar(l));
(S3(1), S3 e} 82 o Sl, 1+ 1)
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W(AAx.e,n) =
(t,8,m) :=W(A+ x: tvar(n),e,n + 1);
(S(n) — t,S,m)

W(A,LET Xy = e4IN e,n) =
(t1,S1,m) := W(A, eq,n);
(t,82,1) :=W(S1(A) +x4: gen(S1(A),t1),e,m);
(t, 32 O Sla 1)

W(AFIX x.e,n) =
(t,S4,m) := W(A+x: tvar(n),e,n + 1);
Sy :=unify(S;(n),t);
(S2(t), S, 0 Sy, m)

Die Notation ist nur pseudo-formal beziiglich Pattern-Matching, Mixfix-No-
tation und Typkonversion. Eine erfolgreiche Berechnung liefert ein Tripel
(vom Typ option), das in der nachfolgenden Berechnung benutzt werden
kann; die scheinbar imperative Schreibweise [NN99 V := S; E muss rein funk-
tional als monadische Komposition S; (AV.E) des option-Datentyps® gelesen
werden. Falls der erste Ausdruck S schon nil liefert, wird E nicht ausgewertet
und das Gesamtergebnis ist nil, also typfalsch.

Im (VAR)-Fall muss sich die Variable x in der Umgebung A befinden, also
durch einen iibergeordneten A- oder LET-Ausdruck eingefiihrt worden sein.
Das Typschema A(x) zu dieser Variablen wird anschlieend mit frischen Unbe-
kannten durch inst instanziiert und der Zahler geméfl der Anzahl der gebun-
denen Variablen #(bv(A(x))) erhoht; die Ergebnissubstitution ist in diesem
Fall leer (e).

Im (APPL)-Fall wird zunéchst der Typ fiir die Funktion und anschlie-
Bend der Typ fiir das Argument berechnet. Die Reihenfolge ist im Prinzip
beliebig, entscheidend ist aber, dass die Ergebnissubstitutionen aus beiden
Berechnungen kombiniert werden. Daher fliefit die Substitution (und der po-
tenziell erhéhte Zéhler) aus der ersten Berechnung direkt in die nachfolgende
ein.

Mit Hilfe der Unifikation, die ein Ergebnis vom Typ option[subst] liefert,
wird erstens zunéchst iiberpriift, ob der Typ der Funktion wirklich ein Funkti-
onstyp ist und zweitens, sofern dem so ist, ob und unter welcher Substitution
der Argumenttyp der Funktion zum aktuellen Typ des Arguments passt.

2Der Typ der ,, ; “-Komposition ist: option|a] x (o — option[3]) — option[3]
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Der Ergebnistyp kann schliellich aus der Substitution fiir die bei der Funkti-
onstypkonstruktion eingefiithrte Hilfsvariable tvar(1) extrahiert werden. Zu-
letzt miissen alle notigen Substitutionen sequenziell in der gefundenen Rei-
henfolge komponiert werden.

Im (ABS)-Fall wird fiir die A-Variable x eine frische Unbekannte tvar(n)
zur Umgebung hinzugefiigt, die bei der Analyse des Rumpfes so weit wie notig
spezialisiert wird und dann der Ergebnissubstitution durch S(n) entnommen
werden kann. Der Ergebnistyp der A-Abstraktion ist gleich zum Typ t des
Rumpfes.

Im (LET)-Fall passiert genau das, was durch die entsprechende Typre-
gel vorgegeben ist. Lediglich die Substitutionen und Zahler miissen korrekt
verwaltet bzw. propagiert werden. Durch gen werden die Typvariablen ge-
bunden, die nicht durch den umgebenden Kontext S;(A) festgelegt sind.

Der Algorithmus terminiert garantiert, da in jedem Zweig rekursiv immer
echt kleinere Teilausdriicke analysiert werden. Kein grundsétzlich neues Pro-
blem birgt der (FIX)-Fall. Auler bei einem unbekannten Symbol im (VAR)-
Fall werden Typfehler im Wesentlichen durch Unifikation (Abschnitt
entdeckt.

2.3.1 Ausfiihrliches Beispiel

Die Typinferenz fiir den Ausdruck A\ f.Ax.f(f(x)) [Smi2] verlduft wie folgt:

WH{H A MEAxE(£(x)),1) 1
W{f: a}, A\x.£(£(x)),2) 2
W{f: a,x: B}, £(£(x)),3) 3

(v, €,3) =W({f: a,x: (},£,3) 4

Wi{f: a,x: 8}, £(x),3) 5

(a,€6,3) =W({f: a,x: (},£,3) 6

(8,€,3) =W({f: a,x: 0}, %,3) 7

= — 7] =uwify(a,f —7) 8

(77 [Oé ZBHV]74> 9

(8,0 :=~] =unify(8 — 7,7 —0) 10
(77[ﬂ75:77&:7_>’7]75> 1

(v —=7,[68,0 :==v,0:=7 —1],5) 12
(v =) = (v =), [8,0:=7,a:=v—1],5) 13

In der obigen Préasentation wurden die Zahlerwerte 1,2, ... mit den Typva-
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riablen «, 3, ... identifiziert, um die Lesbarkeit der Typen zu erleichtern. Die
Ergebnisse der Aufrufe von W in den Zeilen 1, 2, 3 und 5 stehen passend
eingeriickt in den Zeilen 13, 12, 11 und 9.

Fiir die A-Variablen f und x wéahlt man neue Typvariablen o und § als
Unbekannte (Zeile 2 und 3). Aus der Applikation £(x) (Zeile 5) ergibt sich,
dass « ein Funktionstyp sein muss mit Argumenttyp [3; eine neue Typvariable
~v wird der zugehorige Ergebnistyp. Bei der duleren Applikation von £ mit
Typ 6 — ~ auf das Argument f(x) vom Typ 7 liefert die Unifikation § = ~
(Zeile 10). (Jetzt wire eine neue Typvariable § fiir den schon bekannten
Ergebnistyp v in Zeile 11 iiberfliissig.) Fiir die Abstraktion Ax.f(£(x)) (Zeile
2) ergibt sich aus der Umgebung zu x und der Substitution die Gleichheit von
Argument- und Ergebnistyp (Zeile 12), also hier der Typ v — . Derselbe Typ
entsteht auch fiir £ aus der Umgebung (Zeile 1), da durch die Komposition
der Substitutionen a zunidchst zu # — v und dann zu v — ~ wird. Der
Gesamttyp (Zeile 13) ist damit (7 — ) — (v — =), der schon in Abschnitt
korrekt abgeleitet wurde. Nun weifl man auch, dass dieser Typ prinzipal
ist!

Der A-Ausdruck Ax.x(x) ist typfalsch. Die Unifikation bei der Applikation
x(x), ndmlich unify(a,a — f3), scheitert am so genannten Occurs-Check;
die (APPL)-Regel ist fiir keine Umgebung mit einem festen (monomorphen)
Typ fiir x anwendbar. Eine analoger Typfehler ergibt sich auch fiir den Fix-
punktoperator (oder Y-Kombinator) A f.(Ax.f(x(x)))(Ax.f(x(x))); und dies
ist ein Grund fiir die speziellen F1X-Ausdriicke.

2.3.2 LET-Ausdriicke

Erst durch LET-Ausdriicke entstehen polymorphe Typschemata in der Um-
gebung, mit der eine Selbstapplikation wie x(x) typisierbar sein kann:

LET x = Ay.y IN x(x)

Der Typ fiir die Identitatsfunktion \y.y ist @« — a. Nach der Generalisierung
fiir LET wird x: Va.a — a zur Umgebung hinzugefiigt. In dieser Umgebung
kann mit der (VAR)-Regel sowohl x: § — [ als auch x: (6 — () — (8 — ()
abgeleitet werden, d.h. der Typ fiir x(x) und fiir den gesamten LET-Ausdruck
ergibt sich zu g — 3. Dabei ist die Typvariable § frei d.h. ungebunden —im
Gegensatz zum gebundenen « im Typschema zu x. Ein anderes Beispiel:

AXLETy=XxINYy
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Durch den &uleren A-Ausdruck wird x: « in die Umgebung eingetragen und
deswegen beim Typschema fiir y die Unbekannte a nicht generalisiert. Eine
Applikation y(y) wére wieder typfalsch; so ergibt sich als Gesamttyp fiir den
A-Ausdruck o — « und « ist nach wie vor frei.

Analog zur operationalen Auswertung zur Laufzeit kann man sich auch die
Typanalyse von LET-Ausdriicken zur Ubersetzungszeit vorstellen. Alle Vor-
kommen der LET-Variablen werden durch den definierenden Ausdruck sub-
stituiert. (Dieses ist eine Substitution fiir Ausdriicke und nicht wie bei der
Typinferenz fiir Typterme.) Durch geeignete a-Konversionen von LET- oder
A-gebundenen Variablen (bv) muss die Verschattung freier Variablen (fv)
vermieden werden:

fv(e;) Nbv(e) =0 Axy ¢ bv(e) ALET Xy =e; INe = e[xy := eq]

Die substituierten Ausdriicke werden nun fiir jedes Vorkommen der LET-
Variablen getrennt und in verschiedenen Kontexten analysiert. Aus dem Aus-
druck LET x = Ay.y IN x(x) wird so semantisch und typgleich (Ay.y)(Ay.y)
und aus Ax. LET y = x IN y wird Ax.x. Ein Typfehler konnte allerdings dann
unentdeckt bleiben, wenn die LET-gebundene Variable gar nicht im Rumpf
vorkommt, also fiir unbenutzten (dead) Code steht.

Das polymorphe LET darf nicht mit dem monomorphen LET verwechselt
werden. Ein monomorphes LET x; = e; IN e wire gleichbedeutend mit
(Axi.e)(eq) und gar nicht mehr Teil einer minimalen Syntax3. Das (oberste)
Beispiel LET x = Ay.y IN x(x) ist polymorph typkorrekt, wiirde aber mono-
morph zu (Ax.x(x))(Ay.y) transformiert und als typfalsch zuriickgewiesen.

2.3.3 Komplexitit

Die Typinferenz fiir die polymorphen LET-Ausdriicke ist als NP-Problem be-
kannt, d.h. das Laufzeitverhalten ist exponentiell, wie das folgende Beispiel

aus [IM94 SchI3 verdeutlicht:

LET x= ... IN
LET x; = Ay.x(x(y)) IN
LET Xy = A\y.x4(x4(y)) IN

LET X, = A\y.Xp 1(Xq_1(y)) IN %,

3Core-ML ist deswegen nicht redundanzfrei; die Aquivalenz monomorpher LET- mit \-
Ausdriicken ist eigentlich eine Beweisverpflichtung.
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In x; kommt x zweimal vor. Die textuelle Substitution in x, und $-Reduktion
liefert xy = A\y.(Ay.x(x(y)))(x(x(y))) = Ay.x(x(x(x(y)))), also vier Vorkom-

men von x. Weiter so verdoppelt kommt x in x, dann 2* mal vor:
x, = Ay.x(... (x(x(y)))...) = Ayx*(y)

In [Schof] ergibt sich Vaf.a — (« — a — 3) — (3 als Typ fiir x:

LET x = A\y.Af.£(y)(y) IN
LET X = ... IN

LET X, = ... IN X,

Die Typisierung von x*(y) enthélt nun i + 1 verschiedene Typvariablen; fiir
x, sind das exponentiell 2° + 1 viele:

x(y): (g = a3 — B1) — B4
x(x(y)): (a2 = ap — (o) = [ofan := oy — g — Bi]

xMy): (a3 = s — Bi) = Bilog =i — o1 — [iq] ...
coag =y — g — By

Die sequenzielle Ausfithrung von Substitutionen verdoppelt aulerdem in je-
dem Schritt die Typgrofle gemessen als Anzahl der Vorkommen von Unbe-
kannten:

Ausdruck Typgrofle
x(y) 4
x(x(y)) 2+3%x2=38

xi(y) | 20+ 3k 2t =212

X2n (Y) 22n+1

Der expandierte Typ zu x*(y) enthélt zur einen Hilfte 2* 3-Unbekannte
(B, ..., B:) und zur anderen Hilfte 2! mal die Unbekannte oy. Beim Uber-
gang von i nach i + 1 mit einer Indexverschiebung und der Betrachtung
der letzten Substitution [ay := @y — @3 — (4] bleiben 2 [-Unbekannte
(Bay - .., Pir1) unverdndert und jedes ay wird verdreifacht. Der Typ zu x**1(y)
enthilt damit 2 * 28 = 2'*! mal die Unbekannte a; und ebensoviele -
Unbekannte (mit 2* Vorkommen von ;).
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Die Typgrofe der Applikation x3(Az.z) verdoppelt durch den Argumenttyp
a — « ist 2%2° = 1024 und enthilt neun verschiedene Unbekannte ‘a, ..., 1.

Mit Klammern, Pfeilen und Leerzeichen fiillt dieser Typ gut zwei Selten in
[Schag).

Die hyperexponentielle TypgroBe 0(22") kénnte man zwar vermeiden und auf
0(2") reduzieren, indem man die sequenziellen Substitutionen nicht ausfiihrt;
praktisch ist eine solche Optimierung aber bedeutungslos und — so weit mir
bekannt — nirgendwo implementiert. Theoretisch ist die Typinferenz exponen-
tiell zeitaufwendig, d.h. in der Klasse DTIME[2"] [KHMO94], was einige Jahre
(bis 1989 von Harry G. Mairson [Schd3]) unentdeckt blieb.

2.4 Unifikation

Falls zwei Typen t;,t, unifizierbar sind, dann liefert die Unifikation eine
Substitution U, die beide Typen gleich t macht, und ansonsten nil:

FUN unify: type X type — option[subst]
unify(ty,ty) =U = 3t.U(ty) =U(ty) =t V U=nil
Das Ergebnis U ist der allgemeinste Unifier, d.h. fiir alle anderen Substitutio-

nen S mit S(t;) = S(tz) gilt, dass es eine Substitution R gibt mit Ro U = 8,
d.h. S ist spezieller als U. Das Unifikationstheorem lautet:

S(tl) = S(tg) <~ JU R. unifY(t1,t2) =U A (R oU= S)
U ist eindeutig bis auf Umbenennungen und idempotent, insbesondere gilt

also U(t) = t; dartiberhinaus enthélt t keine Typvariablen, die nicht schon
in t; oder t, vorkommen:

tv(ty) Utv(ty) = tv(t) Udom(U) A tv(t) Ndom(U) =0

Ohne Typvariablen in t; und t, ist die Unifikation ein reiner Gleichheitstest
und im Erfolgsfall ist die Substitution leer (e).

2.4.1 Algorithmus

Eine mogliche Implementierung der Unifikation [EHSS] benutzt wechselseitig
rekursive Hilfsfunktionen d und D, die nicht tbereinstimmende Teilbdume
(disagreement pair) berechnet:
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FUN d: type X type — option[type X type]
FUN D: seq[type] X seq[type] — option[type X type]

Die Funktion 4 liefert nil, falls die beiden Eingabeterme gleich sind. Ansons-
ten erfolgt eine — in beiden Termen simultane — Tiefensuche nach dem ersten
Unterschied:

d(ty,ty) = IF tvar?(ty) THEN
IF tvar?(ty) THEN
IF var(ty) = var(ty) THEN nil
ELSE (ty,ty) FI
ELSE (ty,ts) FI
ELSE IF tvar?(ty) THEN (ty,ts)
ELSE IF id(t;) = id(t2) A #(args(ty)) = #(args(ts))
THEN D(args(t,), args(t,))
ELSE (ty,tp) FI FI FI

Wenn die Toplevel-Konstruktoren (durch id selektiert) tibereinstimmen, wer-
den rekursiv die Argumente (durch args selektiert) solange paarweise ver-
glichen, bis ein Unterschied entdeckt wird oder keiner vorliegt. Die Eingabe
zur Funktion D sind immer zwei gleich lange Sequenzen, weil die Stelligkeit
gleicher Konstruktoren gleich sein muss:

D(<>, <>) =nil
D(ty::iry,toiiry) = LET p = d(ty,ts) IN
IF nil?(p) THEN D(ry,T;) ELSE p FI

Die Unifikation sieht damit wie folgt aus:

unify(ty, ty) = IF nil?(d(ty, ty)) THEN € - erfolgreich fertig
ELSE LET (p1,p2) = d(ty,ts) IN
S :=1F tvar?(p;) A p1 A p2 THEN [var(p;) := po]
IF tvar?(ps) A pa A p1 THEN [var(py) := pi]
ELSE nil FI ;
unify(S(ty),S(ta)) 08
FI

Die Unifikation schldgt dann mit nil fehl, wenn keiner der beiden Teilterme
p: oder p, eine Variable ist, also auf Grund ihrer Berechnung durch d die
Toplevel-Konstruktoren verschieden sind. Liefert d eine Variable und einen
Baum, dann muss im Prinzip die Variable durch diesen Baum ersetzt (substi-
tuiert) werden. Diese Ersetzung fiihrt aber nur zum Ziel, wenn die Variable
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im Baum selbst nicht vorkommt. Der Occurs-Check var(py) € tv(pa) ist
nichts anderes als der echte Teiltermtest p; < p,; auf Grund der Monotonie
von Substitutionen gilt dann S(p;) < S(p2) und die Irreflexivitiat der ech-
ten Teiltermbeziehung verhindert eine Unifikation der Teilterme (py, p2) und
damit der Gesamtterme (ty,ts).

Es kann sein, dass sowohl p; als auch p, Variablen sind. In diesem Fall ist
durch d gewahrleistet, dass es sich um verschiedene Variablen handelt; ein
Occurs-Check wéare dann nicht notig und es ist egal, ob p; zu p, umbenannt
wird oder umgekehrt.

Die Ein-Punkt-Substitution S wird durch den Occurs-Check auf jeden Fall
idempotent und entfernt genau eine Variable aus den Termen (S(t;),S(t2))
fiir den deswegen terminierenden rekursiven Aufruf von unify. Das idem-
potente Gesamtergebnis ist im Erfolgsfall die sequenzielle Komposition von
idempotenten Ein-Punkt-Substitutionen.

2.4.2 Komplexitit

Der beschriebene Algorithmus ist eine Variante der Robinson-Unifikation
[RobTT] [CB83], die fiir einige Terme exponentiell aufwendig ist. Dazu be-

trachte man die folgenden beiden Terme mit je n Komponenten:

t(, ..., 1)
t(p(ay, 1), ..., p(am, an))

Als Ergebnis der Unifikation ergibt sich eine sequenzielle Komposition der
Ein-Punkt-Substitutionen [a;_; := p(a;, )] fiir (1 < i < n), in Postfix-
Notation:

[ag :==plag,aq)] ... [om—1 = p(am, ay)]

Die Durchfithrung der Substitutionen bewirkt nun, dass aq fiir einen vollen
bindren Baum mit 2® Bléttern «, steht und damit ein (finaler) Vergleich
(im obigen Algorithmus durch d) entsprechend aufwendig ist. Ein solches
Aufbldhen der Terme kann nur vermieden werden, wenn die sequenziellen
Substitutionen nie explizit appliziert werden. Fiir das obige Beispiel ist es
moglich, nachdem durch d das erste Paar (o, p(ay, ay)) verarbeitet wurde,
nur noch die restlichen Komponenten zu betrachten, in denen die Variable «y
gar nicht mehr vorkommt. Allein diese Optimierung reicht nicht, um dieselben
Terme mit Komponenten in umgekehrter (oder permutierter) Reihenfolge
effizient zu unifizieren:
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t(og1, ..., Q0)
t(p(am, ), - .., plag, ay))

Das erste Paar ist nun (an—1,p(ay, ay)) und die entsprechende Substituti-
on muss im Restterm, d.h. in der zweiten Komponente des zweiten Terms,
beriicksichtigt werden.

Die Idee der Martelli-Montanari-Unifikation [MM82] basiert nun darauf, zu-
néchst alle nicht-iibereinstimmenden Paare zu betrachten und dasjenige Paar
zuerst zu behandeln, deren Variable — im Beispiel also oy — nicht im Rest
vorkommt. Sollte es ein solches Paar nicht geben, dann liegt ein Zyklus vor.
Besteht ein solcher Zyklus nur aus Variablen, dann sind diese Variablen alle
gleich zu setzen; andernfalls signalisiert der Zyklus frithzeitig einen Occurs-
Fehler, mit dem die Unifikation direkt abgebrochen werden kann.

Insgesamt ist die Unifikation als lineares Problem bekannt [PWT8] [ICSG]. In
der Praxis wird aber eigentlich immer die einfache Robinson-Unifikation ver-
wendet, die fiir die meisten Félle unschlagbar schnell ist. Unbrauchbar ist die-
ser Algorithmus nur fiir — absichtlich konstruierte — Extremfille. In [ACE93]
werden durchschnittliche Laufzeiten verglichen, bei denen fast lineare Im-
plementierungen [MMS2] [RP89] gut mithalten. Das Haupthindernis fiir die
Verwendung dieser Algorithmen sind aber die Konsequenzen fiir die Repra-
sentation der Terme. Statt (expandierte) Biume miissen gerichtete Graphen
verwaltet werden, die man sich wiederum als elementare Biaume zusammen
mit sequenziellen Substitutionen fiir die gemeinsamen Teilbdume vorstellen
kann. Der zusétzliche Verwaltungsaufwand betrifft also nicht nur die Unifi-
kation, sondern auch alle anderen Komponenten, die Terme verarbeiten.

2.5 Algorithmus M

Algorithmus M ist ein zu W alternativer Typinferenzalgorithmus, der prakti-
sche Vorteile hat. Wéhrend bei der Applikation f(e) der Algorithmus WV den
Typ des Arguments e unabhéngig vom Typ der Funktion f berechnet und
anschliefend mit dem Argumenttyp von f unifiziert, flieft beim Algorithmus
M der Argumenttyp von f direkt als Kontextwissen in die Typanalyse von
e ein. Der Folklore-Algorithmus M [LY9§] wird deswegen als konteztsensitiv
und top-down bezeichnet:

M: env X expr X type X nat — option[subst X nat]
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Initial muss der Algorithmus M mit einer frischen Unbekannten als Einga-
betyp aufgerufen werden. Der gesuchte prinzipale Typ ergibt sich dann aus
dieser Unbekannten und der Ergebnissubstitution:

M(Ax,t,n) =
IFx €A
THEN S := unify(t, inst(n, A(x)));
(.0 -+ #(bv(A(x))))
ELSE nil - unbekannte Variable

FI
M(Af(e), t,n) =
(S4,m) := M(A, £, tvar(n) — t,n+ 1);
(82,1) :=M(S4(A),e,S4(n),m);
(82 oSy, 1)
M(AAx.e,t,n) =

S; := unify(t, tvar(n) — tvar(n+ 1))
(Sg,m) = M(Si(A) +x: Sl(n), e, Si(n + 1), n -+ 2)
(82 @) Sl7m)

M(A,LET x; = e4IN e, t,n) =
(S4,m) := M(A, es, tvar(n),n + 1);
(S2,1) :=M(S1(A) + x4 : gen(S1(A),S1(n)), e, S;(t),m);
(SQ o S1, 1)

M(A, FIX x.e,t,n) =M(A+x: t,e,t,n)

Die Verwaltung des Zahlers fiir die Generierung von frischen Unbekannten
ist wieder offensichtlich. Bei Eingabe muss er grofler als die Unbekannten in
der Umgebung und im Eingabetyp sein, als Ausgabe ist er dann grofler als
alle (zusétzlichen) Unbekannten in der Ergebnissubstitution.

Algorithmus M benutzt Unifikation bei A-Ausdriicken und Variablen, wih-
rend Algorithmus W die Unifikation bei der Applikation aufrief.

Der praktische Vorteil des Algorithmus M ist, dass durch das top-down er-
erbte Kontextwissen Fehler frither aufdeckt werden kénnen. Geméif [LY9S]
terminiert der Algorithmus garantiert frither! Aulerdem kann hiufig die Feh-
lerursache genauer angegeben werden; noch besser konnten Fehler allerdings
durch eine Kombination beider Algorithmen analysiert werden.
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Die Konsistenz éhnelt nun der Abgeschlossenheit der Typableitungsrelation
beziiglich Substitution:

M(Ae,t, ) =(S,_) = S(A)Fe:S(t)

Eine erfolgreiche Berechnung impliziert die Typableitbarkeit.

Die Vollstandigkeit ist zusammen mit der Prinzipalitidt die Umkehrung
der Konsistenz:

S(A) - e:S(t) = M(Ae,t,_)=(So,_) A JR.R(Se(t)) = S(t)

Wenn eine Typableitung moglich ist, dann ist die Berechnung mit M erfolg-
reich. Der Ergebnistyp So(t) ist allgemeiner als jeder ableitbare Typ S(t).

Fiir eine frische Unbekannte n und einen in A typisierbaren Ausdruck e be-
rechnet

M(A, e, tvar(n),n+ 1) = (S, -)

den prinzipalen Typ So(n). Begriindung: der allgemeinste Typ t, ist defi-
nitionsgemif allgemeiner als der berechnete Typ So(n), der wiederum auf
Grund obiger Vollsténdigkeit allgemeiner als S(n) ist; wiahlt man nun fiir S
die Substitution [n := to], dann gilt S(n) = t,. Als Ungleichungskette ergibt
sich:

to j So(n) j S(n) =ty
Die Typen Syp(n) und t, sind also beide (gleich) prinzipal und kénnen sich
hochstens beziiglich der Benennung von Unbekannten unterscheiden.

Der Algorithmus M erlaubt das direkte Testen der Typableitung A - e: t,
wenn also der Typ t vorgegeben ist. Die Ergebnissubstitution Sy kann dann
hochstens Variablen umbenennen, da fiir S im obigen Vollstandigkeitssatz die
leere Substitution € gewahlt wird! Fiir explizite Typannotationen ist natiirlich
zu beachten, dass diese spezieller als prinzipale — also die ohne Typannotatio-
nen inferierten Typen — sein kénnen. Dieser moglicherweise unbeabsichtigte
Aspekt wird meistens ignoriert, konnte aber durchaus Teil einer ausfiihrli-
cheren Diagnosemeldung sein.
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2.6 Grenzen der polymorphen Typinferenz

Die polymorphe Typinferenz mit den Algorithmen W oder M ist geeignet
fiir

e parametrische Polymorphie und

e Funktionen héherer Ordnung.

Die iiblichen nicht-assoziativen Tupel, paralleles LET, wechselseitige Rekur-
sion und Konstruktor-Muster (Pattern) sind Teil der Parsierung (syntactic
sugar). Uberlagerung wird nicht unterstiitzt!

Uberlagerung wiirde nicht nur die Typinferenz im (VAR)-Fall in Frage stel-
len, sondern ebenso die syntaktischen Transformationen. Muster und Rekur-
sionsstellen sind ohne Kontextwissen nicht mehr eindeutig erkennbar. Selbst
a-Konversionen (und erst recht andere Reduktionen von A-Ausdriicken) kon-
nen nicht mehr rein syntaktisch durchgefiihrt werden, da der Bindungskon-
text nicht offensichtlich ist.

Eine konzeptionelle Beschrankung ist die shallow-Polymorphie; in der (ABS)-
Regel wird deswegen der Typ der A-Variablen nicht generalisiert. Eine Bin-
dung von Typvariablen findet nur auf der duflersten Ebene der Typschemata
statt, nicht innerhalb von Typen.

Im Vergleich dazu kann im méchtigeren Typsystem F, von Girard und Rey-
nolds [HM94] der Typ von A-Variablen polymorph sein. Die Entscheidbarkeit
der Typinferenz ist dafiir allerdings nicht bekannt. Auch fiir F1x-Ausdriicke
ist der Typ der rekursiven Funktion im Rumpf monomorph. Dadurch werden
nicht-rekursive A-Ausdriicke innerhalb von LETREC nicht immer optimal ge-
neralisiert (vgl. [Thi94] S. 285). Erlaubt man polymorphe Rekursion
wie z.B. in HASKELL, dann wird die Typinferenz unentscheidbar [Hen9T].
Polymorphe Rekursion oder polymorphe A-Variablen sind allerdings dann
kein Problem, wenn die polymorphen Typen explizit vorgegeben sind. Statt
einer Typinferenz ist dann lediglich die Typprifung von Applikationen mit
bekannten polymorphen Funktionen nétig.

Die Motivation fiir polymorph rekursive Funktionen ergibt sich durch spe-
zielle Datentypen; diese sind nicht-reguldr [Hn99 aber in HASKELL und
unorthogonalerweise auch in ML zuléssig. Der folgende Datentyp tree repra-
sentiert einen wvollen bindren Baum®* als Liste von Ebenen:

“Hinze [HIn99 gibt balancierte Blitterbiume an: data Perfect a = a+Perfect(ax a)
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TYPE tree[a] = empty
cons(ft: a,rt: treefa X al)

Jede Baumebene, die rt-Komponente vom Typ tree[a X «, besteht aus
geschachtelten Paaren, um jeweils doppelt soviele Elemente (vom Typ «)
aufnehmen zu konnen. Die Instanz vom leeren Listenende empty héngt also
von der Baumhohe ab; die Baumhohe selbst miisste man analog zur Listen-
linge definieren, allerdings polymorph rekursiv, was nur in HASKELL aber
nicht in ML moglich ist.

Algebraisch — insbesondere in OPAL — ist obiger Datentyp tree unzuléssig,
da ein rekursiver und (mindestens) einstelliger Typkonstruktor (vgl. seq aus
Abschnitt gar nicht explizit appliziert wird und implizit immer die
Applikation auf die formalen Parameter gemeint ist. Zusammenfassend lauten
die Beschriankungen fiir die klassische Typinferenz wie folgt:

e shallow Polymorphie
e keine polymorphe Rekursion

e keine Uberlagerung



Kapitel 3

Uberlagerungsauflosung

In diesem Kapitel werden zwei altbekannte Algorithmen zur Uberlagerungs-
auflosung vorgestellt, die sich beziiglich Effizienz und Verwaltungsaufwand
unterscheiden. Der erste brute-force Algorithmus (Abschnitt existiert
in vier Varianten, die alle konzeptionell einfach aber im schlimmsten Fall
exponentiell ineffizient sind. Die so genannte Cormack-Variante wird spéter
fir die Uberlagerungsauflosung bei der Namensidentifikation benutzt. Der
zweite und bekanntere Algorithmus (Abschnitt [3.2) verwaltet Kandidaten
als Attribute an jedem Knoten und bleibt dadurch auch im schlimmsten Fall
polynomial.

Die Notation ist wie zuvor . frei-funktional“, sie entspricht insofern nicht
der typischen imperativen Darstellung dieser Algorithmen. Durch Uberla-
gerungsauflosung wird iiblicherweise kein zuvor unbekannter polymorpher
Typ inferiert, sondern lediglich eine endliche Anzahl von vorgegebenen mo-
nomorphen Typen auf Konsistenz gepriift. Entsprechend unterscheiden sich
die zugehorigen Sprachentwiirfe. Im Hinblick auf die Verschmelzung mit der
yuniformen Polymorphie* (Kapitel 4)) werden in Abschnitt allein die ,, mo-
nomorphen Aspekte* der Uberlagerungsauflésung fiir A\- und monomorphe
LET-Ausdriicke sowie Funktionen hoherer Ordnung diskutiert.

Uberlagerung bedeutet, dass ein und derselbe Identifier fiir verschiedene Ope-
rationen stehen kann. Identifier miissen hier von Namen unterschieden wer-
den. Ein Name ist eindeutig und als Identifikationsnummer oder Zeiger auf
eine konkrete Funktion vorstellbar. Ein Identifier dagegen kann mehrdeutig
sein, d.h. verschiedene Namen und die damit eindeutig benannten Funktio-
nen kénnen mit demselben Identifier bezeichnet sein. Der Begrift Namens-
tiberlagerung ist insofern verwirrend und wird hier vermieden; gemeint ist

45
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Uberlagerung der Funktions- oder Operationssymbole. Fiir Uberlagerungs-
auflosung (overload resolution) ist auerdem der Begriff Operator Identifica-

tion [PDMS&Q] verbreitet.

Die Motivation fiir Uberlagerung ist die Moglichkeit der Wiederverwendung
aussagekriftiger Bezeichner. Umgekehrt erhoht Uberlagerung die Aussage-
kraft von Bezeichnern, wenn diese fiir formal oder informal dhnliche Funk-
tionen verwendet werden. Problematisch ist natiirlich die ungeschickte oder
(absichtlich) verwirrende Verwendung von Uberlagerung; die iiblichen War-
nungen und Appelle an einen verantwortlichen Umgang mit benutzerdefinier-
ter Uberlagerung brauchen hier nicht wiederholt zu werden.

Uberlagerung muss maschinell eindeutig auflésbar sein und ist nur sinnvoll,
wenn diese Auflosung fiir den menschlichen Leser méglichst offensichtlich ist.
Die wichtigste Information an einer Applikationsstelle ist dabei die Art und
Anzahl der Argumente. Ansonsten kann noch der umgebende Kontext zur
Identifizierung eines iiberlagerten Symbols beitragen.

Fast alle Programmiersprachen unterstiitzen Uberlagerung, allerdings be-
schrinkt auf die eingebauten arithmetischen Operationen fiir verschiedene
Zahlenarten, z.B. int,float oder double. Benutzerdefinierbare Uberlage-
rung ist z.B. in C++, JAVA, ADA und den algebraischen Sprachen zul&ssig.

Bottom-up Auflésbarkeit

Eine héufige (und durchaus vertretbare) Beschrankung der Uberlagerung
wird in [Wat9Q] konteztunabhdingig genannt; bei ihr muss sich die Art oder
Anzahl der Argumente von iiberlagerten Funktionen unterscheiden. Diese Be-
schrinkung erlaubt eine einfache und effiziente Implementierung der Uberla-
gerungsauflosung: bottom-up kann mit linearem Aufwand Uberlagerung di-
rekt aufgelost und der Typ von Ausdriicken synthetisiert werden. Diese Be-
schrinkung gilt z.B. fiir C++ und JAVA.

Ein Nachteil der kontextunabhingigen Uberlagerung ist, dass insbesondere
Konstanten (oder Variablen), also die Bldtter der Ausdriicke, nicht tiberla-
gert werden kénnen. Aus diesem Grund miissen in vielen Sprachen z.B. die
Gleitkommakonstanten von ganzen Zahlen syntaktisch durch den Dezimal-
punkt unterschieden werden.

Analog zur konteztunabhingigen (bottom-up) Uberlagerungsauflosung konn-
te man Uberlagerung auch auf reine top-down Auflosbarkeit beschrénken.
Die top-down Phase ist ausreichend, Uberlagerungen ausgehend von einem
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a-priori Typ direkt aufzulésen, wenn sich iiberlagerte Funktionen immer im
Ergebnistyp oder der Stelligkeit unterscheiden. Eine derartige Beschréankung
der Uberlagerung ist fiir Programmiersprachen nicht verbreitet. Die iiberla-
gerten homogenen arithmetischen Operationen waren damit aber ebensogut
aufzulosen.

Eine verbreitete Erweiterung der Uberlagerungsauflosung ergibt sich durch
implizite Typkonversionen; beispielsweise ist ein Ausdruck 1 + 2.0 nur des-
wegen typkorrekt, weil die ganze Zahl 1 implizit zur Gleitkommazahl 1.0
konvertiert wird. Diese Variation, die insbesondere Sprachen mit Subtypen
oder objektorientierte Sprachen mit einer Klassenhierarchie (C++ oder JA-
VA) betrifft, wird hier nicht weiter untersucht. Bei einer endlichen Klassen-
oder Subtyphierarchie kann Typkonversion als Uberlagerungsauflésung be-
trachtet werden: fiir den obigen Ausdruck 1 + 2.0 kénnte die Operation +
auch inhomogen mit dem Typ int X float — float iiberlagert sein.

3.1 Brute-Force Algorithmus

Die Uberlagerung fiir algebraische Sprachen entspricht weitgehend der von
ADA, bei der auch Funktionen iiberlagert werden diirfen, die sich nur im Re-
sultatstyp unterscheiden. Die Implementierung der konteztabhdngigen (oder
kontextsensitiven) Uberlagerungsauflésung fiir ADA wird in [MEQ] als Her-
ausforderung bezeichnet, die zu einer Vielzahl von Algorithmen fiihrte, die
sich hauptséchlich durch die Anzahl von abwechselnden top-down und bot-
tom-up Pdssen unterscheiden. Top-down wird ererbtes Kontextwissen be-
nutzt, um Kandidaten auszuschlieffen, die keinen passenden Resultatstyp
liefern und bottom-up werden Kandidaten ausgeschlossen, deren Argument-
typen nicht der synthetisierten Information entsprechen.

Der Ausgangspunkt sind Funktionen erster Ordnung mit null oder mehreren
Argumenten und einem Ergebnis, also von der Form:

fitg X ... Xty —t (k >0)

Die (vereinfachte) Grammatik fiir Funktionsdeklarationen dazu sei:

fct i== ide: type® — type

Die Typen sind einfache Bezeichner fiir Basistypen; mogliche Rekordtypen
(oder Felder) muss man sich eindeutig benannt vorstellen. Selektoren, Kon-
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struktoren und insbesondere Fallunterscheidungen sind auf jeden Fall nicht-
generisch und hochstens endlich oft {iberlagert.

Alle Ausdriicke sind blofle (verschachtelte) Applikationen von Funktionsbe-
zeichnern mit folgender Grammatik:

appl ::== ide(appl,...,appl)

Die Notation mit runden Klammern und die Trennung mehrerer Argumen-
te durch Kommata dient lediglich der besseren Lesbarkeit. Eine ebensolche
baumartige Klammerstruktur in Préafix-Notation entstiinde durch die alter-
native Grammatik appl ::== (ide appl®). Die Bldtter einer Applikation sind
einfache Bezeichner ide ohne Argumente, d.h. Konstanten.

Ein ganzes Programm konnte eine Liste von Funktionsdeklarationen mit zu-
gehorigen definierenden Ausdriicken appl sein, wobei die formalen Funktions-
argumente x4, ..., Xy fiir eine k-stellige Funktion besondere lokale Bezeichner
ide sind, die nicht iiberlagert sein diirfen (siche Abschnitt [3.3).

Der Datentyp zur Grammatik von appl (in OPAL-Notation) soll nun beziig-
lich der Bezeichner ide parametrisiert werden:

STRUCTURE Appl|ide]
TYPE ide - Typparameter
TYPE appl == apply(id: ide, args: seq[appl])

Aufzulésende Ausdriicke kénnen damit als appl[ide] und wervollstindigte
Ausdriicke durch appl[fct] modelliert werden. Alle potenziell iiberlagerten
Bezeichner ide werden dabei durch die eindeutigen Funktionen fct ersetzt.

Als Umgebung betrachten wir eine endliche Liste von (globalen) Funktio-
nen in beliebiger Reihenfolge. Da Bezeichner ide iiberlagert sein konnen,
sind sie als Schliissel fiir einen Tabellenzugriff auf den Typ einer Funktion
ungeeignet’. Nur Bezeichner und Typ zusammen benennen eine Funktion
eindeutig. Die Deklarationen iiberlagerter Funktionen sollten sich daher hin-
sichtlich ihrer Typisierung unterscheiden! Die Umgebung enthélt dann keine
Mehrfacheintrége fiir ein und dieselbe Funktion. Die Liste vom Typ seq[fct]
reprasentiert insofern eine Menge von Funktionen.

Auch eine Menge von Auflosungsmdglichkeiten wird hier als Liste vom Typ
seqlappl[fct]] verwaltet. Die Uberlagerungsauflosung R (resolve) ist damit
wie folgt typisiert:

! Als Tabellentyp fiir die Umgebung kommt hochstens map[ide, seq[fct]], nicht aber
map[ide, fct] in Frage, wobei fct den Bezeichner ide redundant enthélt.
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FUN R: seq[fct| X appl[ide] — seq[appl[fct]]

Aus einer globalen Umgebung B und einem k-stelligen Toplevel-Symbol c
wird zunéchst eine Kandidatenmenge C potenziell passender Toplevel- Funk-
tionen extrahiert. Die Mengennotation dafiir ist als simpler Filterausdruck
iiber Listen zu lesen:

C={f €B|id(f) = c A#(args(f)) =k}

Fiir eine effiziente Berechnung der Kandidatenmenge C bietet sich eine Vor-
sortierung der Umgebung B beziiglich der Bezeichner an, etwa durch den
Tabellentyp map[ide, seq[fct]]?.

Fiir jedes der k Argumente e; (1 < i < k) einer Applikation werden alle
typkorrekten Vervollstindigungen E; rekursiv durch R(B, e;) berechnet.

Danach werden alle Kombinationen durchprobiert. Der Typ des i-ten Ar-
guments einer Funktion f € C muss dabei identisch zum Resultatstyp der
rekursiv berechneten Funktionsapplikation f; € E; an der i-ten Stelle sein,
d.h. arg, (f) = res(£;):

R(B,c(ey,...,ex)) =
LET C = {f € B| id(f) = c A #(args(f)) = k}
E; = R(B, ey)

Ex = R(B, ex)
IN
{£(fy,...,fx) | f €C
NEfi €EsN..ONE €Ey
A arg,(f) =res(fi) A ... Narg,(f) = res(fy)}

Der Ausdruck der Form {e(x)|c(x)} ist als Listenkomprehension [Thi94]
[PHT97 zu interpretieren. Ein Elementtest der Form x € C innerhalb der
Konjunktion c(x) entspricht dabei einem Generator fiir die Werte zum Aus-
druck e(x). Die Reihenfolge der Elemente in den Listen ist belanglos und
wenn die initiale Umgebung B nur verschiedene Eintrige enthélt, dann sind
auch die berechneten Vervollstdndigungen alle verschieden.

Offensichtlich ist nun, dass eine Applikation nur eindeutig typisierbar ist,
wenn die berechnete Ergebnisliste einelementig ist. Eine leere Liste signali-
siert einen Typfehler und eine mehrelementige Liste eine Mehrdeutigkeit.

2Mit einer priméren Beriicksichtigung der Stelligkeit konnte die Tabelle auch zweistufig
sortiert vom Typ map[nat,map[ide, seq[fct]]] vorliegen.
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3.1.1 Beispiele

Der Ausdruck sin(1 + 1) kann ohne Typkonversion und Dezimalpunkt ein-
deutig typisiert werden, wenn + nur homogen iiberlagert ist und 1 eine ganze
oder eine Gleitkommazahl bezeichnet, aber sin eindeutig nur Gleitkomma-
zahlen akzeptiert:

1: {int,float}
+ : {int X int — int,float X float — float}
sin: float — float

1+ 1: {int,float}
sin(1+1): float

Die Uberlagerung der Konstanten 1 ist also auflosbar und zwar selbst danm,
wenn z.B. sin zusétzlich mit Typ double — double iiberlagert vorldage.

Bei Mehrdeutigkeiten kann offensichtlich die Auflésung eine exponentiell gro-
Be Ausgabe erzeugen:

C: {t1,t2}
f:{t; — t1,t1 — ty,ty — ty,ty — ta}

Fiir den Ausdruck c gibt es 2 Losungen, 4 fiir £(c) und 8 fiir {(f(c)). Fiir
den Ausdruck £(...(£(c))...) mit n Vorkommen von f ergeben sich 272
Losungen. Dieser Ausdruck wird spéter als £*(c) abgekiirzt, obwohl diese
Metanotation eher die n-malige Applikation derselben Funktion suggeriert
als n aufeinanderfolgende Applikationen von uberlagerten Funktionen f.

Explodierende Zwischenergebnisse kénnen leider auch entstehen, wenn ein
Ausdruck insgesamt eindeutig typisierbar ist. Dazu betrachte man die zu-
sétzlichen Deklarationen c: t3,f: t3 — t3 und g: t3 — t3 fiir den Ausdruck

g(f*(c)):

Cc: {t17t27t3}
f:{t; = ti,t1 — ty,ty — ty,ty — to,t3 — ts}
g: ts — t3

Die weiteren Deklarationen vergrofiern hochstens die Ergebnismenge fiir den
Teilausdruck £*(c). Im Kontext von g sind allerdings die vielen Losungen
fiir £2(c) mit Ergebnistyp t; oder t, vollig irrelevant und eine naheliegende
Optimierung ist es, den von g erwarteten Typ ts bei der Berechnung von
£"(c) zu beriicksichtigen. Das Beispiel wird dadurch sofort linear auflésbar,
da immer genau eine Funktion £ zum Typ ts passt.
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3.1.2 Varianten

Statt rekursiv alle Losungen E; fiir die Teilausdriicke e; durch R(B, e;) unab-
hdngig zu berechnen, kann man auch fiir jeden Toplevel-Kandidaten £ € C
die Mengen E; abhdngig vom Typ arg; (f) berechnen. Der Algorithmus erhélt
dafiir ein zusétzliches Argument vom Typ type. Fiir den ersten Aufruf {iber-
gibt man dabei den so genannten a-priori Typ, der fiir einen definierenden
Ausdruck der Ergebnistyp aus der zugehorigen Funktionsdeklaration ist:

R(B,c(eq,...,ex),t) = {f(f1,....fx) | T €B
A id(f) = c A#(args(f)) =k Ares(f) =t
N f; € R(B,ey,arg,(f)) A... A fy € R(B, ey, arg, (f))

Auf diese Weise werden alle legalen Moglichkeiten top-down durchprobiert,
wobei fiir den Ausdruck g(£?(c)) die falschen Kandidaten fiir £ direkt ausge-
schlossen werden. Diese Variante stammt urspriinglich (imperativ notiert in

[ME9T]) von G.V. Cormack 1981.

Im Vergleich zum vorherigen bottom-up Algorithmus ist die Cormack-Vari-
ante nicht immer effizienter. Selbst wenn eine getrennte Berechnung fiir jeden
Typ ebenso aufwendig ist wie eine einzige Berechnung fiir alle Typen, dann
erfolgt z.B. fiir den bloflen Ausdruck £*(c) in der Cormack-Variante fiir jeden
(der vier!) Toplevel-Kandidaten £ € C (und nicht nur fiir jeden der beiden
Typen!) ein rekursiver Aufruf, wobei jeweils fiir die Typen t; und t, zweimal
dasselbe berechnet wird.

Fiir einen effizienten Zugriff bei der typabhéngigen Berechnung von Kandi-
daten bietet sich sogar eine dreistufige Vorsortierung beziiglich Stelligkeit,
Bezeichner und Ergebnistyp an: map[nat, map|[ide, map[type, seq[fct]]]]

Als weitere Variante wird in [ME9I] vorgeschlagen, eine typabhiingige Be-
rechnung nur fiir den Spezialfall durchzufiihren, wenn fiir alle Toplevel-Kan-
didaten f € C der Typ an der i-ten Argumentposition eindeutig ist. Dieses
ist insbesondere dann der durchaus héufige Fall, wenn die Kandidatenmenge
C einelementig ist oder (unabhéngig von der Stelligkeit) das Toplevel-Symbol
gar nicht iiberlagert ist. Bei verschiedenen Typen fir arg,(f) werden wie
zuvor die Mengen E; typunabhdngig berechnet und Doppelberechnungen ver-
mieden; der Ausdruck g(£*(c)) bleibt effizient auflosbar.

Der urspriingliche bottom-up Algorithmus R kann leicht mit einem zusétz-
lichen Eingabeparameter vom Typ option[type] modifiziert werden. Falls
der optionale Typ t vorliegt, werden nur Kandidaten £ € C mit passendem
Ergebnistyp t = res(f) beriicksichtigt:
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R(B7C<ela s 7ek)7t) =
LET C = {f € B | id(f) = c A #(args(f)) =k A
(t =nilVt = res(f))}

Fiir die rekursiven Aufrufe an den k Argumenten e; miissen folgende Typ-
mengen T; fiir 1 < i < k untersucht werden:

T; = {arg,(f) | £ € C}

Die Typmengen T; sind nun echte Mengen vom Typ set[type, <], die mit
Hilfe einer <-Relation vom Typ type X type — bool keine Elemente doppelt
enthalten. Falls eine Typmenge T; einelementig ist, dann kann der eindeutige
Typ t; € T; bei der Rekursion am i-ten Argument beriicksichtigt werden,
ansonsten wird nil iibergeben:

LET t; = IF #(T;) = 1 THEN min(T;) ELSE nil FI
IN Ei = R(B, ej, tl)

Die Rekursionsstrategie entspricht der urspriinglichen bottom-up Variante.
Nimmt man aber z.B. die irrelevante Uberlagerung g: t4 — t4 zur Umgebung
hinzu, dann wird der obige Ausdruck g(£*(c)) wieder wie in der bottom-up
Variante ineffizient aufgelost, wihrend die Cormack-Variante dafiir effizient
bleibt! Eine andere offensichtliche Variante ist also, direkt die gesamte Typ-
menge T; (vom Typ set[type, <]) als zusétzliches Argument zu iibergeben:

R(B,c(ey,...,ex),T) =
LET C = {f € B| id(f) = c A #(args(f)) =k Ares(f) € T}
T, — {arg,(f) | 1 € C}

T, = {arg,(f) | £ € C}
El = R(B;eth)

Ek = R<B7 €x, Tk)
IN ...

Der Aufwand fiir die Verwaltung von Typmengen als Eingabeargument wird
in [ME9]] fiir die Praxis als zu hoch in Relation zum Nutzen bewertet und
das optionale Typargument bevorzugt. Im Vergleich zur Cormack-Variante
vermeidet die Typmengenbildung aber genau unnétige Doppelberechnungen.
Insgesamt ist approximativ (ohne Verwaltungsaufwand) die vierte und letz-
te Variante fiir alle Beispiele am besten. Die top-down Cormack-Variante
dagegen kann besser oder schlechter als die anderen Varianten sein:
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1. bottom-up
Cormack
\ 2. top-down
3. option[type] /
T~

4. set[type, <]

Fiir alle vier brute-force Varianten kann das Laufzeitverhalten exponentiell
sein! Als letztes Beispiel dazu betrachte man den Ausdruck h(f*(c),b) mit
folgender Umgebung:

b:tg

Cc: {t17t27t3}

f:{t; = ti,t1 — ty,ty — ty,ty — ty,t3 — ts}
h: {tz X ty — t3,ty X t; — t3}

Fiir die iiberlagerten Funktionen h mit den Typen tz3Xt, — tz und t; Xt; —
t3 und der Konstanten b: t, ist h(£*(c), b) eindeutig, da das zweite Argument
b garantiert, dass fiir das erste Argument £*(c) nur der eindeutige Kandidat
vom Typ t3 in Frage kommt. Allein die Typmenge T; = {arg, (h)} = {t1,t3}
bildet aber keine ausreichende Beschrankung fiir eine effiziente Berechnung
von £*(c).

3.2 Attributierungsalgorithmus

Pathologische Mehrdeutigkeiten lassen sich besser in den Griff bekommen,
wenn Kandidaten nicht direkt zu Teilausdriicken kombiniert werden, sondern
getrennt fiir jeden Knoten berechnet werden. Bei dieser verbreiteten Uberla-
gerungsauflosung [WM92] werden bottom-up Kandidaten mit passenden Ar-
gumenttypen ausgewéhlt und deren Ergebnistypen nach oben synthetisiert
und top-down werden die Argumenttypen von Kandidaten mit passenden
Ergebnistypen nach unten wvererbt. Der attributierte Syntaxbaum wird hier
funktional als appl[seq[fct]] verwaltet. Initial werden an jedem Knoten alle
Kandidaten beriicksichtigt, die rein syntaktisch nur beziiglich der Bezeich-
nung und Stelligkeit passen:
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FUN init: seq[fct| X appl[ide] — appl[seq[fct]]

init(B,c(ey,...,ex)) =
LET C = {f € B| id(f) = c A #(args(f)) = k}
E1 = init(B,ei)

Ek = 1].'1].t(B7 ek)
IN C(Eq,...Ey) - appl-Konstruktion

Bottom-up werden solche Kandidaten f ausgeschlossen, deren i-ter Argu-
menttyp arg; (f) nicht durch (untere) Kandidaten aus A; erreichbar ist, d.h.
fir die arg, (f) # res(£;) fiir alle £; € A; ist:

FUN bottomUp: appl[seq[fct]] — appl[seq[fct]]

bottomUp(C(Ey,...,E)) =
LET A; = bottomUp(E,)

Ay = bottomUp(Ey)
T1 = {reS(fl) ’ f1 S Al}

Tk = {reS(fk) | fk € Ak}
R={feC|arg,(f) €Ty A... Narg,(f) € Ty}
IN R(A1, ... Ay)

Top-down werden solche Kandidaten f; an den Argumentknoten ausgeschlos-
sen, fiir die es kein (oberes) f gibt mit arg,(f) = res(f;). Die moglichen
Argumenttypen werden als zusétzlicher Parameter vom Typ set[type, <]
iibergeben:

FUN topDown: set[type, <] X appl[seq[fct]] — appl[seq[fct]]
topDown(T,C(E,),...,Ey)) =

LET R = {f € C| res(f) € T}
T, = {arg,(f) | £ € R}

Ty = {arg,(f) | £ €R}
A; = topDown(Ty, Ey)

A, = topDown(Ty, Ey)
IN R(A1, ... Ay)
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Der Ausdruck

topDown({t}, bottomUp(init(B,e)))

mit dem a-priori Typ t und der Umgebung B liefert fiir die Applikation e eine
Kandidatenbeschreibung, die eindeutig nur dann ist, wenn sémtliche Mengen
an den Knoten einelementig sind. Leere Kandidatenlisten signalisieren Typ-
fehler und mehrelementige Mehrdeutigkeiten. Dieser Auflosungsalgorithmus

in [WM92] stammt urspriinglich aus [PDMS0Q].

Diagnosemeldungen im Fehlerfall sowie Korrektheitsfragen sollen hier nicht
weiter erlautert werden. Im Beispiel h(£*(c),b) sorgt die bottom-up Phase
dafiir, dass h durch b eindeutig wird; die anschliefende top-down Phase pro-
pagiert den eindeutigen Typ t3 dann durch den Teilausdruck £*(c), der damit
ebenfalls eindeutig wird.

Das (naheliegende) Vertauschen der Durchgénge ist nicht ausreichend, da erst
die bottom-up Phase den Kandidaten h an der Wurzel eindeutig macht und
ohne eine nachfolgende top-down Phase diese Information im Teilausdruck
£7(c) fehlt. Beginnt man also mit einer top-down Phase sind drei Durchgénge
(top-down, bottom-up, top-down) erforderlich, wobei die ersten beiden Pha-
sen (und die Initialisierung) leicht zu einer rekursiv absteigenden Funktion
zusammengefasst werden kénnen. Dadurch entsteht eine komplexere bottom-
up und Initialisierungsphase mit i.d.R. kleineren Kandidatenmengen.

Aus dem Ergebnis appl[seq[fct]|] am Ende ergibt sich (bei Eindeutigkeit)
natiirlich leicht der aufgeléste Ausdruck appl[fct] (oder eine Fehlermeldung).

Die Uberlagerungsauflosung mit Attributen ist polynomial. Alle Mengen sind
nie groBer als die Maximalzahl o fiir eine Uberlagerung. An jedem der n
Knoten miissen diese Mengen fiir k Argumente untersucht werden, d.h. der
Aufwand ist von der Ordnung 0(okn). Der zusitzliche Verwaltungsaufwand
bewirkt im Vergleich zur direkten Auflosung, dass auch pathologische Fille
polynomial analysiert werden konnen, der Aufwand fiir nicht-pathologische
Fille ist dafiir im Durchschnitt grofier.

3.3 Erweiterungen

In der obigen Uberlagerungsauflosung wurden nur Applikationen und Funk-
tionen erster Ordnung betrachtet. Alle Funktionen wurden durch die Angabe
einer Typsignatur £ : t; X...Xty — t deklariert. Fiir eine Funktionsdefinition
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f(x4,...,%x) = e sind dann die Typen der Argumente und der Ergebnistyp
bekannt. Die formalen Argumente x;: t; werden wie Konstanten ein Teil
der globalen Umgebung zur Auflésung des definierenden Ausdrucks e; der
Ergebnistyp t von f ist der a-priori Typ von e. Die Analyse (wechselseitig)
rekursiver Funktionen ist vollig unproblematisch, da die Typsignaturen be-
kannt sind. Komplikationen entstehen nur, wenn Teile der Typinformation
fehlen.

3.3.1 Inferenz von fehlender Typinformation

Eine alternative Form fiir nicht-rekursive Funktionsdefinitionen wére z.B. die
Notation £(x;: ty,...,%x: tx) = e, bei der der Ergebnistyp nicht gegeben
ist, sondern dieser sich allein aus der bottom-up Analyse des definierenden
Ausdrucks e ergeben muss. Erst fiir nachfolgende Applikationen ist dann der
Typ von £ bekannt. Uniiblich ist es, nachfolgende Applikationen von f als
Beschrankungen fiir die Typanalyse von e zu beriicksichtigen.

Es ist ebenfalls nicht leicht moglich, auf die Typinformation t; fiir ein Ar-
gument x; zu verzichten. Ein Typ t; konnte sich aus den aktuellen i-ten
Argumenten der nachfolgenden Applikationen von f ergeben oder aus der
Benutzung von x; im definierenden Ausdruck e. Die bei der top-down Ana-
lyse erzeugte Typmenge fiir den Teilausdruck x; koénnte z.B. einelementig
sein. Kommt x; in e mehrfach vor, dann konnte die Schnittmenge der top-
down berechneten Typmengen fiir diese Vorkommen untersucht werden. Im
schlimmsten Fall kénnen die moglichen Typen fiir die Argumente x; einfach
(bottom-up) durchprobiert werden. (Der Aufwand bliebe polynomial.)

Eine Inferenz von Typen rekursiver Funktionen (der Form FIX f.e) findet
i.d.R. nicht statt; Funktionstypen miissen durch FIX f: t; X ... X ty — t.e
global vorgegeben werden.

3.3.2 Lambda-Ausdriicke

Fiir einen A-Ausdruck Ax.e ist weder der Typ des Arguments x noch der
Ergebnistyp bekannt, d.h. diese Typen miissen sich aus der Analyse des Aus-
drucks e oder aus der Applikationsstelle des \-Ausdrucks ergeben.

Zum Beispiel konnte sich der Argumenttyp fiir x in der Applikation (Ax.e)(a)
durch den Typ von a ergeben; bei einer Uberlagerung von a wiirde die Men-
ge der Typen fiir x zumindest beschréinkt. Der Ergebnistyp des A-Ausdrucks
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wird z.B. durch eine umfassende Applikation f((Ax.e)(a)) beschriankt und
diese Typinformation kann als a-priori Typ (oder Typmenge) in die Typana-
lyse von e einfliefen.

Bei einer Gleichbehandlung von Ausdriicken der Form Axy: ty,..., % : ty.e
und den benannten Funktionen wiirde Information aus umfassenden Appli-
kationen genau nicht in die Uberlagerungsauflosung einflieBen. Allerdings un-
terscheiden sich die anonymen A-Ausdriicke von benannten Funktionen auch
dadurch, dass sie (per Notation) genau einmal appliziert werden.

In pvs wird die eindeutige Typisierung von A-Variablen verlangt. Die A-
Ausdriicke miissen also von der Form Ax;: ty,...,Xx: ty.e mit unterschied-
lichen x; sein und die Information x; : t; wird (iiberschreibend) zur Umge-
bung fiir die Typisierung von e hinzugefiigt. (Aus dem umfassenden Kontext
berechnet PVs top-down eine beschréinkende a-priori Typmenge fiir den Er-
gebnistyp von e.)

Die Problematik der Uberlagerungsauflésung eines ungetypten A-Ausdrucks
Ax.e wird im Zusammenhang mit der algebraischen Typanalyse im Folgeka-
pitel [4] behandelt.

Einen Sonderfall bilden die monomorphen LET-Ausdriicke LET x; = e; IN e.
Der Typ fiir x; braucht (in PVS) nicht mehr angegeben werden, sondern
muss sich aus der Typberechnung fiir e; ergeben. Die Transformation des
LET-Ausdrucks in einen dquivalenten A-Ausdruck (Ax;: typeOf(e;).e)(ey)
ist also nicht mehr rein syntaktisch moglich sondern erfordert Typanalyse.
Die Typberechnung typeOf(e,) ist dabei unabhdingig von den Vorkommen
der Variablen x; im Ausdruck e, die den Typ von ey zusdtzlich beschrén-
ken konnten. Die Analyse eines ungetypten A-Ausdrucks wird so (in PVS)
vermieden.

3.3.3 Funktionen héherer Ordnung

Welche Zusatzkomplikationen sind bei Uberlagerungsauflosung fiir Funktio-
nen hoherer Ordnung zu beachten? Die bisherige Uberlagerungsauflosung ist
unabhéngig von der Menge der Basistypen. So konnten Rekordtypen oder Fel-
der wie Basistypen behandelt werden; das ist ebenso fiir Funktionstypen mog-
lich! Insbesondere brauchen die Typen an Argumentpositionen nicht tiefer
analysiert, sondern nur verglichen werden. Hinzu kommt, dass sich die Ord-
nung eines Funktionstyps aus der maximalen Schachtelungstiefe des Funk-
tionstypkonstruktors — in Argumentpositionen ergibt [Thi9d] (S. 61). Ein
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Funktionstyp im Ergebnis ist lediglich die curried Schreibweise, die unter-
versorgte Applikationen erméglicht.

Fiir die Uberlagerungsauflssung bedeutet das, dass die Stelligkeit einer Funk-
tion £ vom Typ t; — ...ty — t in einer Applikation variieren kann. Die
Funktion f ist aber nur von héherer Ordnung, wenn mindestens ein Argu-
menttyp t; ein Funktionstyp ist. Wenn t kein Funktionstyp ist, ist £ maximal
k-stellig! Man kann sich dann f auf k + 1 Weisen iiberlagert vorstellen und
zwar null- bis k-stellig. Eine unterversorgte i-stellige (i < k) Applikation
f(ey)...(e;) liefert einen Funktionstyp mit k — i restlichen Argumenten.

Die bei Funktionen erster Ordnung zur Konstruktion von komplexeren Da-
tenstrukturen unerlésslichen Tupeltypen kénnen wie in ML durch Funktions-
typen simuliert werden und bediirfen keiner Extrabehandlung.

Die Bldtter der linksassoziativ geklammerten Applikationen von Core-ML
sind einfache Funktionssymbole, A- und Fixpunktausdriicke, die bei der Uber-
lagerungsauflésung die Rollen der Toplevel-Kandidaten iibernehmen. Mono-
morphe LET-Ausdriicke werden in ihre dquivalenten, explizit getypten -
Ausdriicke transformiert.

Zum Beispiel ist der geschachtelte \-Ausdruck Ax;: t;.Axy: ty.e eine an-
onyme Funktionsdefinition vom Typ t; — t5 — t, wobei sich der Typ t aus
dem Kontext und der Typanalyse von e mit der um x; : t; und x,: t, erwei-
terten Umgebung ergeben muss. In einem Ausdruck kann der geschachtelte
A-Ausdruck nun wahlweise mit null, ein oder zwei Argumenten versorgt vor-
kommen. Eine (nur scheinbare) Uberversorgung ist moglich, wenn der Typ t
des Rumpfes e ein Funktionstyp ist, d.h. auch der Ergebnistyp t bestimmt
die maximale Stelligkeit des A-Ausdrucks.

Unterversorgte Funktionsapplikationen oder scheinbar iiberversorgte A-Aus-
driicke beeintréichtigen also in erster Linie nur die Lesbarkeit fiir (unbedarfte)
Benutzer. Uberlagerungsauflésung, ohnehin nur eine endliche Fallunterschei-
dung, ist nach wie vor moglich. Weil die Stelligkeit von curried Funktionen
nicht genau feststeht, sind potenzielle Mehrdeutigkeiten, die durch Annota-
tionen vermieden werden miissen, etwas wahrscheinlicher.
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3.4 Verschattung und Uberlagerung

Eine Zusatzkomplikation bei der Uberlagerungsauflosung ergibt sich, wenn
man [okale Variablen wie z.B. A\-Variablen oder formale Argumente x; von
definierenden Funktionsgleichungen betrachtet. In der Praxis wird dieser Fall
ausgeschlossen, indem ein lokaler Bezeichner einfach alle iiberlagerten globa-
len Namen verschattet und dadurch eindeutig wird.

Ein Verbot der Uberlagerung fiir lokale Variablen wiirde spiter deklarierte
globale Bezeichner einschréanken bzw. nachtrégliche Umbenennungen erfor-
dern. Eine lokale Verschattung dagegen wirkt sich nicht auf andere globale
Namen und definierende Ausdriicke aus. Im lokalen Kontext sind dafiir aller-
dings verschattete globale Namen unbekannt.

Gibt es z.B. eine globale Funktion x, dann kann diese bei Verschattung durch
eine lokale \-Konstante in Ax: t.e im Rumpfausdruck e nicht appliziert wer-
den. Eine Applikation der Funktion x im Ausdruck e wére dann typfalsch,
wahrend derselbe Ausdruck e mit einer global vereinbarten Konstante x: t
durch die Beriicksichtigung der Uberlagerung typisierbar sein kénnte.

Fiir einen orthogonalen Sprachentwurf ist es wiinschenswert, dass lokale und
globale Namen weitgehend gleich behandelt werden. Wenn der Typ fiir ein
lokales Argument x: t explizit gegeben ist, brauchte eigentlich nur das glo-
bale x iiberschrieben werden, das vom selben Typ t ist; alle anderen (globa-
len) x-Eintrége stiinden dann fiir die Uberlagerungsauflsung zur Verfiigung.
Der A-Ausdruck Ax: t.x(x) konnte z.B. aufgelost werden, wenn eine globale
Funktion x mit passendem Typ vorliegt.

Leider kénnen durch Uberlagerungen mit lokalen Variablen unerwiinschte
Mehrdeutigkeiten entstehen. Seien beispielsweise globale, iiberlagerte Funk-
tionen f mit den Typen t; — t und t, — t sowie eine globale Konstante
X : t; gegeben: betrachtet man den Ausdruck Ax: t,.£(x), dann ist der Rumpf
f(x) auf Grund der Uberlagerungen von x und f mehrdeutig. Intuitiv soll-
te aber die lokale Variable x: t, vorrangig die Auflssung der Uberlagerung
von f zu f:t; — t bewirken. Im Prinzip sollte der bei einer Verschat-
tung typkorrekte Ausdruck A\x: t,.f(x) trotz Uberlagerung durch das globale
x: t; typkorrekt bleiben. Eine einfache Doppelanalyse, erst Uberlagerungs-
auflosung dann Analyse mit Verschattung, ist unbefriedigend, wenn z.B. im
obigen Beispiel £ durch x ersetzt wird:

x: {ty,t1 = t,ty — t}
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Der Ausdruck Ax: t5.x(x) ist bei Uberlagerung mehrdeutig und bei Verschat-
tung typfalsch. Eine Bevorzugung von lokalen Variablen bei der Uberlage-
rungsauflosung, um den Verschattungsaspekt zu integrieren, ist nicht leicht
zu realisieren, obwohl das Problem endlich ist. Dazu betrachte man den Aus-
druck Ax: t,.h(x,x) mit der folgenden globalen Umgebung:

X: ty
h: {t; Xty = t,ty X t; — t}

Fiir die durch h typverschiedenen beiden Argumente x kann das lokale x: t,
nur in einem Fall vor dem globalen x: t; bevorzugt werden. Beide Auf-
l6sungen sind symmetrisch und deswegen sollte der Gesamtausdruck mehr-
deutig sein. Eine Bevorzugung der ersten Komponente (wie in pvs) ist Will-
kiir. Eine Mehrheitsentscheidung bei weiteren Komponenten oder eine Wich-
tung fiir mehr oder weniger lokale Variablen aus verschachtelten A-Aus-
driicken wére nicht mehr nachvollziehbar.

Durch eine zusitzliche Uberlagerung von h mit Typ ty X to — t wire der
Ausdruck Ax: ty.h(x,x) durch die einheitliche Bevorzugung von x: t, wie-
der eindeutig auflosbar. Die Auflosbarkeit ist dann aber nicht monoton (siehe
Abschnitt , da ein groflerer Namensraum nicht mehr, sondern sogar we-
niger Mehrdeutigkeiten verursachen kann.

Im Kontext von Funktionen héherer Ordnung koénnen natiirlich auch lokale
A-Variablen vom Funktionstyp sein: der Ausdruck Ax: t; — t4.x(x) sollte
eigentlich eindeutig auflosbar sein, wenn x: t; global bekannt ist und zwar
unabhingig von beliebigen weiteren globalen Uberlagerungen fiir x, da die
lokale Funktion x: t; — t; in jedem Fall bevorzugt zu applizieren ist. Im
Prinzip steht man also bei diesem kleinen Teilaspekt des Sprachentwurfs vor
einem Dilemma:

e Dic vollstindige Verschattung durch Uberschreiben aller iiberlagerten
Namen ist ziemlich restriktiv und unintuitiv in einigen Fehlerfillen.
Manchmal wird der Namensraum sogar kleiner.

e Die weitgehende Gleichberechtigung von lokalen und globalen Namen,
indem nur typgleiche iiberlagerte Namen {iberschrieben werden, kann
zu unintuitiven Mehrdeutigkeiten fiithren, weil lokale Namen nicht be-
vorzugt behandelt werden.

e Eine Uberlagerungsauflésung mit einer Bevorzugung fiir lokale Namen
vereinigt zwar die Vorteile von Verschattung und Uberlagerung, ist aber
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kompliziert und konfrontiert den Benutzer mit einer zusétzlichen Vari-
ante von Mehrdeutigkeitsfehlern. Auflerdem geht eine (spéater relevante)
Monotonieeigenschaft fiir Namensrdume verloren.

Statt der iiblichen Entwurfsentscheidung fiir Verschattung wird hier konse-
quente Uberlagerungsauflésung bevorzugt:

e Die Namenswahl ist weniger restriktiv und eine Gleichbehandlung von
lokalen und globalen Namen am ehesten moglich.

e Die Erweiterung des Namensraums durch lokale Variablen ist in gewis-
ser Weise monoton.

e Die unerwiinschten Mehrdeutigkeitsfehler miissen bei Bedarf durch An-
notationen beseitigt werden. Fiir A-Variablen ist dabei auch eine beson-
dere Herkunftsannotation — etwa de-Bruijn-Indizes oder die Verschach-
telungstiefe — vorstellbar.

e Im Hinblick auf eine zusétzliche Bevorzugung fiir lokale Namen ist die
vorherige Kenntnis aller Uberlagerungsmaoglichkeiten zumindest ein gu-
ter Ausgangspunkt.






Kapitel 4

Algebraische Typanalyse

Fiir die algebraische Typanalyse werden nun die polymorphe Typinferenz
(Kapitel [2) und die Uberlagerungsauflésung (Kapitel [3)) verschmolzen. Der
Ausgangspunkt sind die elementaren Funktionsausdriicke expr (von Core-
ML), die die fiir die Uberlagerungsauflésung betrachteten einfachen Appli-
kationsausdriicke appl[ide] umfassen. Algebraisch wird eine Umgebung mit
iiberlagerten und polymorphen Funktionen durch Importe mehrerer Struktu-
ren sowie Funktionsdeklarationen etabliert. Dieser Aspekt der Signaturana-
lyse wird in Kapitel [f] ausgefiihrt. Es wird hier von einer globalen Umgebung
ausgegangen, die auch durch initiale polymorphe LET-Ausdriicke entstehen
kann; nur Funktionen sind relevant, Typen (und Typkonstruktoren) dagegen
miissen wie in ML eindeutig (und korrekt appliziert) sein. Insofern ist die alge-
braische Typanalyse nichts anderes als eine Erweiterung der ML-Polymorphie
um Uberlagerung. Die Parametrisierung mit Funktionen wird als ein Teil der
Signaturanalyse behandelt.

Auf Grund der schon fiir monomorphe Ausdriicke diskutierten Probleme muss
man auf Verschattung (Abschnitt verzichten. Auch ohne Uberlagerung
ist Verschattung problematisch, da beispielsweise das Entfernen einer lokalen
Bindung die Semantik eines Ausdrucks &ndern und bestenfalls einen Typ-
fehler verursachen kann. Die Verschattung eines typgleichen Namens bei der
Uberlagerungsauflosung fiir A-Ausdriicke mit explizit typisierten X - Variablen
ist zwar leicht zu implementieren, aber methodisch fragwiirdig. Bei polymor-
phen Typen kénnen moglicherweise nur spezielle Instanzen gleich werden:

f:aXnat — «
f:nat X a— «

63
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Fiir die Instanz [« := nat] sind beide Funktionen f ununterscheidbar, z.B. in
einer Applikation f(n,n), wenn n vom Typ nat ist. Selbst eine monomorphe

Typannotation zur Funktion f: nat X nat — nat ist keine Unterscheidungs-
hilfe.

Mochte man eine derartige Konstellation nicht verbieten (vgl. Abschnitt
5.4.2)), dann ist es durchaus konsequent, iiberlagerte Funktionen zu verwalten,
die denselben polymorphen oder auch denselben monomorphen Typ aufwei-
sen.

Typgleiche iiberlagerte Funktionen fithren zu Mehrdeutigkeiten; es ist aber
ausreichend, solche Fehler erst fiir konkrete Applikationen zu melden, wenn
sie dann durch (Herkunfts-) Annotationen problemlos zu korrigieren sind.
Ebenso kann eine Funktion nie ohne Mehrdeutigkeit appliziert werden, wenn
ihr Typschema spezieller als das einer Uberlagerung ist. Eine einfache, aber
unsymmetrische Realisierung der Verschattung durch eine lokale Funktion
betréfe nur speziellere iiberlagerte globale Funktionen:

LET x =1INLET y = Ax.X IN ...

Der innere, lokale Bezeichner x: « sollte das duflere, globale x: nat bei der
Analyse des A-Ausdrucks Ax.x eigentlich verschatten. Im folgenden A-Aus-
druck Ax.x(x) dagegen darf das globale x : nat nicht verschattet werden, um
als Typ fiir den lokalen Bezeichner x: nat — « inferieren zu kénnen:

LET x =1 IN LET y = Ax.x(x) IN ...

Wiren die Typen der A\-Variablen explizit gegeben, dann kénnte man durch
Typvergleich Verschattung oder Uberlagerung wihlen. Da die A-Variablen
aber ungetypt sind, muss man sich vorher entscheiden und wird dann die
i.A. niitzlichere Uberlagerung favorisieren.

Ohne Verschattung wird die bekannte Identitdtsfunktion Ax.x genau dann
mehrdeutig, wenn x schon in der globalen Umgebung vorkommt. Das ist
nicht schlechter als ein Verbot der Uberlagerung durch \-Variablen, denn
dafiir wire Ax.x ebenfalls nur korrekt, wenn x noch nicht global bekannt ist.

Um bei der Uberlagerungsauflssung zumindest listige Konflikte mit beliebig
typisierten unbenutzten lokalen Variablen zu vermeiden, kann in OPAL und
anderen Sprachen der Unterstrich in Lambda- (A _ .e) oder musterbasierten
LET-Ausdriicken verwendet werden.
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4.1 Analysealgorithmus W,

Fiir die betrachteten Ausdriicke expr wird von der (aus Kapitel [2) bekann-
ten Typableitungsrelation A - e: t ausgegangen. Die Regeln bleiben unver-
dndert; nur die Umgebung A wird flexibler. Die (VAR)-Regel kann fiir alle
moglichen Uberlagerungen angewendet werden; A- und LET-Variablen wer-
den einfach additiv zur Umgebung hinzugefiigt. Die Umgebung A : env kann
man sich also als Liste organisiert vorstellen.

Analog zu Algorithmus W lésst sich der folgende bottom-up Algorithmus
W, angeben. (Der in [Smi9I] ebenso benannte Algorithmus ist anders imple-
mentiert und wird in Abschnitt diskutiert.) Vergleichbar mit der brute-
force Uberlagerungsauflosung (Kapitel werden hier alle moglichen kor-
rekten Typisierungen fiir einen Ausdruck berechnet. Das Ergebnis ist eine
endliche Liste von prinzipalen Typen mit zugehorigen Substitutionen:

FUN W, : env X expr X nat — seq[type X subst X nat]

Ohne Uberlagerung in der Umgebung berechnet W, dasselbe wie W, nur ist
dann das Ergebnis eine maximal einelementige Liste vom Typ seq statt vom
Typ option. Insofern ist W, eine echte Verallgemeinerung von W. Mehr-
elementige Listen durch Uberlagerungen signalisieren Mehrdeutigkeiten; fiir
mehrdeutige Zwischenergebnisse werden in den Abschnitten [.2lund [I.3] alter-
native Behandlungsméglichkeiten diskutiert. Der — bis auf den Elementtest
unveréinderte — spezifizierende Zusammenhang zwischen W, und den Ablei-
tungsregeln wird wieder durch die Konsistenz und Vollstandigkeit (fiir alle
S, A, e, t) angegeben:

(t,S,_) €EWs(Ae,_) = S(A)Fe:t
S(A)Fe:t = JtoR. (to,S, -) €EWo(A,e, =) A t =R(to)

Algorithmus W, entsteht aus W mit den schon fiir die Uberlagerungsauf-
l6sung benutzten Listenkomprehensionen; eine vormals monadische Kompo-
sition V := S;E iiber dem Typ option wird nun fiir Listen seq eine Kom-
prehension {E | V € S}, mit dem Elementtest V € S als Generator. Mehr-
fache ;-Kompositionen in W werden in W, zu einer Verkniipfung mit dem
logischen Und (A). Eine Unifikation im Bedingungsteil einer Komprehension
muss natiirlich erfolgreich sein, um zum Ergebnis beizutragen. Die Struktur
und Bezeichner sind ansonsten identisch zum Algorithmus W:
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Wo(Ax,n) =
{(inst(n,A(x)),e,n + #(bv(A(x)))) | x € A}

Wo(A,f(e),n) =
{(Sg( ) 83082081,1+1) ‘
(t,S;,m) € Wo(A, f,n) A
(t1,S2,1) € Wo(S1(A),e,m) A
Ss = unify(Sy(t),t; — tvar(l))}

Wo(A,Ax.e,n) =
{(8(n) = ¢,8,m) |
(t,8,m) € Wo(A+x: tvar(n),e,n+ 1)}

Wo(A,LET x5 = e4IN e,n) =
{(t,8,084,1) |
(t1,51,m) € Wo(A, eq,n) A
(t,82,1) € Wo(Sq(A) + x4 : gen(S;(A),t1),e,m)}

Wo(A,FIX x.€,n) =
{(SQ(t)> Sp 0 Slam) ‘
(t,84,m) € Wo(A+x: tvar(n),e,n+ 1) A
Sy = unify(S;(n),t)}

Zusammen mit dem Typ und der Substitution kénnte auch der aufgeliste
Ausdruck synthetisiert werden. Die Bezeichner in einem aufgelosten Aus-
druck wiirden dabei eindeutig annotiert, z.B. mit ihren Positionen in der
Umgebungsliste.

Die Korrektheit des Algorithmus W,, also die Konsistenz mit der Spezifi-
kation, entspricht der von Algorithmus W mit Fallunterscheidungen fiir alle
Uberlagerungen. Die angegebene bottom-up Variante ist am leichtesten ver-
standlich. (Der Zahler n kénnte auch global und scheinbar imperativ in einer
Zustandsmonade verwaltet werden, wenn man jeweils mit dem Mazximum aus
einer Liste weiter rechnet.)

Spéter wird fiir die Namensidentifikation Z (Kapitel @ eine analoge top-
down Variante basierend auf Algorithmus M und der (brute-force) Cormack-
Uberlagerungsauflosung angegeben. Eine Integration der polynomialen Uber-
lagerungsauflosung mit Attributen (Abschnitt fallt schon schwerer, ins-
gesamt kann sich allein durch die LET-Polymorphie kein polynomialer Algo-
rithmus ergeben.
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Offen ist allerdings, wie fiir eine gegebene Umgebung und monomorphe LET-
Ausdriicke, die typisch algebraisch sind, die Typanalyse insgesamt polyno-
mial implementiert werden kann. Notwendige Voraussetzungen dafiir sind si-
cherlich eine polynomiale Unifikation und die Graphreprésentation von Typ-
termen. Allein bei Applikationen muss eine Explosion durch Tupel vermie-
den werden; das naive Durchprobieren von o Uberlagerungen fiir jede von
k Komponenten — also von o* Kombinationen — wire unakzeptabel. Wie
beim top-down Algorithmus Z zur Namensidentifikation (Kapitel @ miissen
Spezialisierungen von Typvariablen einer Komponente direkt in die Analyse
abhéngiger Komponenten (mit denselben Typvariablen) einflieffen. Dadurch
werden effizienter Schnittmengen fiir Spezialisierungen von mehrfach vorkom-
menden Typvariablen gebildet. Zusétzlich miissten fiir unabhéngige Kompo-
nenten frithzeitig Mehrdeutigkeiten signalisiert werden. Ohne konkrete Im-
plementierung kann man hier die Existenz eines polynomialen Algorithmus
nur vermuten.

Eine Kernfrage zur Typanalyse ist aber durch die zusitzlichen Uberlagerun-
gen nicht nur die Korrektheit von W,, sondern die Validitdat der Typablei-
tungsregeln beziiglich der erweiterten Umgebung. Ist diese Spezifikation also
das, was man haben mochte? In den folgenden beiden Abschnitten werden
dazu Vor- und Nachteile von alternativen Interpretationsmoglichkeiten fiir
Mehrdeutigkeiten (am LET) erldutert.

4.2 Restriktion: Lokale LET-Eindeutigkeit

Die Verbindung von Typinferenz und Uberlagerung ist in folgender Hinsicht
erklarungsbediirftig: im obigen Algorithmus héangt der Typ fiir eine LET-
Variable nicht nur vom definierenden Ausdruck ab, sondern auch von der
Benutzung (Applikation) der Variablen im nachfolgenden IN-Ausdruck. Das
folgende LET z = x wird z.B. mit den Uberlagerungen fiir x erst durch die
spétere Applikation z 4+ 1 (nach dem letzten IN) eindeutig auflésbar:

LET x=1IN

LET x = \y.y IN - tberlagert!
LET z = X IN - mehrdeutig?
z+1

Uberlagerung ist ein globaler Aspekt, der sich an dieser Stelle nicht gut mit
einer inkrementellen, modularen Sichtweise vertragt. Einige LET-Ausdriicke
wiirde man gerne als Bibliotheksfunktionen betrachten, deren (polymorphe)
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Typen auch lokal, ohne Kenntnis einer zukiinftigen Verwendung, eindeutig
inferiert werden sollen.

Eine entsprechende Modifikation im Algorithmus wiirde also einfach die ein-
deutige Typisierbarkeit fiir den definierenden Teilausdruck e; voraussetzen:

Wo(A,LET x5 = e4IN e,n) =
IF #(W,(A, e4,n)) = 1 THEN
{(t,82084,1) |
(tl, Sl,m) = ft(Wo(A, el,n)) A
(t, Sz, 1) c Wo(Si(A) + Xq gen(Si(A),tl), e,m)}
ELSE { FI - Typfehler

Fir die zugehorige (LET)-Typableitungsregel konnte dann allerdings eine
Anwendungsvoraussetzung unique(A, e4) nicht leicht ergénzt werden. Umge-
bungen in den Typableitungsregeln konnen speziellere Typannahmen enthal-
ten als die berechneten Umgebungen im Algorithmus:

AX.
LET x = 1 IN
LETy=x+ 1IN
x(1) +y

Der Ausdruck x + 1 ist in der berechneten Umgebung {x: o, x: nat} mehr-
deutig, aber eindeutig in der (fiir x(1) + y richtig) spezialisierten Umgebung
{x: nat — nat,x: nat}, die in einer Typableitung gewéhlt werden kénnte.

Dieses Problem besteht nicht, wenn e; (aus unique(A,e;)) keine Variablen
mit unbekannten Typen in A enthélt, also insbesondere dann, wenn die ganze
Umgebung A keine Unbekannten enthélt. Dieses ist z.B. fiir PvS mit obliga-
torisch und eindeutig getypten A-Variablen der Fall.

Die lokale LET-Eindeutigkeit ist insofern restriktiv. Ohne Restriktion dagegen
ist mit der Syntax von Core-ML keine modulare, sondern nur eine einzige
globale Uberlagerungsauflésung méglich, in die samtliche Applikationsstellen
von Variablen einflieBen. Ein Kompromiss wére, lokale Eindeutigkeit nur fiir
auflere LET-Ausdriicke zu fordern, die eine initiale und fest typisierte globale
Umgebung bilden sollen. Nur fiir LET-Variablen innerhalb von \-Ausdriicken
wiirden dann Applikationsstellen beriicksichtigt.

In OPAL ist dieser Kompromiss fiir die deklarierten Funktionen einer Struk-
tur realisiert. Der Typ dieser Funktionen muss eindeutig vorliegen und fiir
einen definierenden Ausdruck wird Uberlagerung gemafl W, aufgelost. Die
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Losung fiir monomorphe LET-Ausdriicke entspricht dabei der von &dquiva-
lenten A-Ausdriicken. (Mehrfach-)Vorkommen einer A-Variablen mit einem
festen Typ entsprechen den Applikationsstellen von LET-Variablen.

Denkbar ist es auch, Uberlagerungen zusammen fiir alle Ausdriicke einer
Struktur aufzulosen. Je grofer allerdings der zur Typauflosung tatséichlich
bendtigte Kontext ist, desto schwerer verstindlich wird auch der Quelltext.
Deswegen sollten Funktionsriimpfe und (ungetypte) A-Ausdriicke nicht ,,zu
grof}* werden.

Entwurfstheoretisch und implementierungstechnisch einfach wire es, wie bei
der klassischen Uberlagerungsauflosung, auf A-Ausdriicke innerhalb definie-
render Gleichungen zu verzichten. Monomorphe LET-Ausdriicke kénnen bei-
behalten werden. Dadurch wird die gesamte Kontextanalyse lokal eindeu-
tig und monomorph (Kapitel E[) In konkreten OPAL-Quellen werden -
Ausdriicke insbesondere fiir monadische Kompositionen zur Ein-/Ausgabe
extensiv benutzt. Ohne \-Ausdriicke wird also in der Praxis die Kompatibi-
litdt und Akzeptanz relevant.

4.3 Verallgemeinerung: Uberlagertes LET

Alternativ kénnten einer LET-Variablen auch mehrere Typisierungen zuge-
ordnet werden. In der Typableitungsregel fiir LET wiirde die Umgebung nicht
nur um esnen Eintrag fiir die LET-Variable x, sondern um eine beliebige, aber
endliche Liste Ty von {iberlagerten Eintragen erweitert:

ty €Ty = Ak ey ty (A+{xy:gen(Aty) |t1 €T})Fe: t
AF(LETx;=e;INe): t

Diese Regel héitte den Vorteil, dass man sich den LET-Ausdruck als Substi-
tution e[x; := e4] fiir die Vorkommen der LET-Variablen x, vorstellen kann.
Der Ausdruck e; kann also in e an unterschiedlichen Stellen nicht nur unter-
schiedlich instanziiert, sondern auch unterschiedlich iiberlagert vorkommen.
Eine Implementierung dieser Typableitungsregel bereitet aber Probleme:

e Die Substitution e[x; := e;] kann wegen eciner potenziellen Uberlage-
rung von x; syntaktisch nicht durchgefiihrt werden. Die Typanalyse
von e; muss also vorher und unabhingig von e erfolgen. Gemé&f der
Uberlagerungen in e; muss zudem x; typabhingiger Code zugeordnet
werden.
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e Betrachtet man die rekursiv berechnete Liste W, (A, es,n) als mogliche
Typen fiir x5, dann koénnten die zugehorigen Substitutionen fiir die
Umgebung verschieden und sogar inkompatibel sein. Die Typanalyse
von e; héngt in diesem Fall z.B. von iibergeordneten A-Variablen ab,
deren Typen noch unbekannt sind und sich erst aus der Typanalyse
von e; (und von e) ergeben kénnen.

In der Literatur [Smiol} [CF99] zur Verschmelzung von Uberlagerung mit Po-
lymorphie — in [Smi9T] heifit der Algorithmus auch W, — werden {iblicherwei-
se die Typen von iiberlagerten Funktionen zu einem einzigen polymorphen
Typ zusammengefasst, ndmlich der kleinsten gemeinsamen Verallgemeine-
rung (leg, least common generalisation), die durch Anti-Unifikation berech-
net wird. In einigen Féllen entsteht dabei der nichtssagende Typ Va.a, der
nur in Verbindung mit Beschrankungen (Constraints) Sinn macht, deren Er-
filllbarkeit dann zum eigentlichen Auflésungsproblem wird. Durch die Zusam-
menfassung der Uberlagerungen wird ansonsten nur die iibliche polymorphe
Typinferenz geméafl Algorithmus W benétigt. Die betrachteten Funktionen
und LET-Ausdriicke sind aber nur zum Zwecke der Typinferenz parametrisch
polymorph, semantisch aber keineswegs uniform. Ein solches Typsystem — in
[CF99] CT genannt — ist mit HASKELL und #mpliziten Typklassen vergleich-
bar.

4.4 Monomorphie

Eine typische Beschrankung fiir algebraische Sprachen sind nicht nur mo-
nomorphe LET-Ausdriicke, sondern insgesamt eine im Prinzip monomorphe
Typanalyse, weil explizite Typparameter (statt impliziter Typvariablen) ver-
wendet werden und sich fiir generische Funktionen (aus generischen Impor-
ten) letztendlich monomorphe Instanzen ergeben miissen. Der Typ eines Aus-
drucks muss also nicht nur eindeutig, sondern auch noch variablenfrei sein.
Insbesondere miissen sogar die Typen fiir alle Teilausdriicke variablenfrei sein.
Diese Beschriankung gilt fiir die ML-Polymorphie nicht.

Der Ausdruck #(¢ ), also die Linge der leeren Liste, ist in ML (als len(nil))
korrekt typisiert, auch ohne Kenntnis der konkreten Listeninstanz. Die opera-
tionale Berechnung ist uniform und tatsachlich unabhéngig von der Instanz.
Bei Bedarf kénnte sogar irgendeine Instanz gewahlt werden. Konsequenter-
weise konnte man auch fiir dberlagerte Instanzen keine Mehrdeutigkeit fiir
#( Q) diagnostizieren.
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Der Ergebnistyp von #(¢) ist monomorph nat, das alleine reicht (in PVS
und OPAL) nicht aus. Die algebraisch geforderte strenge Monomorphie er-
gibt sich aus einer konsequenten bzw. {ibertriebenen Gleichbehandlung von
Typen und Funktionen. Bei einer Parametrisierung mit Funktionen (Kapitel
5) ist natiirlich die Kenntnis der Instanz fiir die operationale Berechnung
unverzichtbar.

Im Prinzip ist es eine eher unbedeutende Entwurfsentscheidung, ob man freie
Typvariablen in Teilausdriicken akzeptiert oder verbietet. Ein Monomorphie-
test ist auf jeden Fall nétig, wenn Uberlagerungen wie in [CFQ9 (und Ab-
schnitt zu einer nur scheinbar uniformen Funktion zusammengefasst wer-
den. Die Semantik eines Ausdrucks wie #({) — oder typischer show o read —
ist dann ggf. doch von der Instanz abhéngig. Und auch in HASKELL gibt es
die so genannte Monomorphie-Restriktion, um die Eindeutigkeit einer Typ-
klasseninstanz (fiir show) zu garantieren.

Eine show-Funktion fiir Listen wére algebraisch mit einer ggf. anders benann-
ten show-Funktion fiir den Elementtyp parametrisiert. Durch diese Parame-
trisierung ist die ansonsten wuniforme Behandlung fiir Listen explizit durch
die Instanz (wie durch ein Argument héherer Ordnung) am Typ erkennbar.

Insgesamt wird durch den Algorithmus W, eine enge und adéquate Ver-
schmelzung von parametrischer und Ad-hoc-Polymorphie erzielt. Die Uber-
lagerung ist flexibel und einzelne (LET-) Namen bleiben uniform. Auflerdem
brauchen generische Namen nicht a priori auf endlich viele monomorphe In-
stanzen beschrinkt werden.






Kapitel 5

Namen und Instanzen

In den Typanalysealgorithmen der vorherigen Kapitel wurden explizite Typ-
signaturen ignoriert, weil ihre Integration trivial war. Alle Typbezeichner
mussten global eindeutig sein und lediglich gemé&f ihrer Stelligkeit mit der
korrekten Anzahl von Typargumenten versorgt worden sein.

Im algebraischen Kontext ergibt sich aus der Parametrisierung mit Funktio-
nen und der Gleichberechtigung von Typen und Funktionen, dass nicht nur
Funktionen sondern auch Typen iiberlagert sein kénnen. Dazu betrachten
wir im folgenden Abschnitt die Struktur Set fiir endliche Mengen.

Der Funktionsparameter enthdlt den Typparameter fiir Elemente der Men-
gen; diese Abhdngigkeit fiir eine Instanziierung kann in Analogie zur Appli-
kation von iiberlagerten und polymorphen Funktionen behandelt werden. In
Abschnitt wird dafiir zunéchst die Instanziierung auf die klassische Sub-
stitution von speziellen Variablen zuriickgefiihrt. Eine wichtige Erkenntnis
dabei ist, dass nur der vordere Teil eines vollstdndigen Namens substituiert
wird. Variablen stehen also — unabhéngig davon, ob es sich um einen Typ oder
eine Funktion handelt — fiir eine Namensfront oder Namensinstanz. (Beide
Begriffe sind auf die eine oder andere Weise plausibel, aber noch gewéhnungs-
bediirftig.)

Die wollstindigen Namen und Namensinstanzen inst — eine Verallgemeine-
rung der klassischen Typterme mit Typvariablen — werden in Abschnitt [5.3
formalisiert und alternative Modellierungen erlautert. Die Unifikation forma-
ler und aktueller Parameterlisten liefert Instanzen fiir generische Namen.

Den vollstindigen Namen werden in Abschnitt die partiellen Namen ge-
geniibergestellt. Die partiellen Namen sind die syntaktischen Vorgaben des

73
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Quelltextes und letztendlich ist es die Aufgabe der Namensidentifikation aus
Kapitel |§| (in Analogie zur polymorphen Typanalyse mit Uberlagerung aus
Kapitel {4) herauszufinden, fiir welchen vollstindigen Namen ein partieller
Name eigentlich steht. In Abschnitt werden Funktionen hoherer Ordnung
durch die Parametrisierung mit Funktionen diskutiert.

5.1 Endliche Mengen

Die folgende Struktur Set fiir endliche Mengen, bzw. nur ihr Signaturteil, ist
charakteristisch und herausragend fiir eine algebraische Sprache wie OPAL:

STRUCTURE Set|a, <]
TYPE « - Parameter
FUN <: a X o« — bool

TYPE set - Datentyp

FUN {}: set - Konstruktor
FUN incl: o X set — set

FUN {}?7: set — bool - Test

FUN in: o X set — bool

FUN min: set — « - Selektor

FUN <: set X set — bool - totale Ordnung

IMPORT Seq[a] COMPLETELY - Implementierung

Die Struktur Set ist wie die Struktur Seq0rd (Abschnitt mit einer
totalen Ordnung parametrisiert. Set enthélt einen Typ set und zugehori-
ge Bearbeitungsfunktionen. (Zur fehlenden Implementierung siehe Abschnitt
. In HASKELL sédhen vergleichbare Mengen mit einem Modul AbsSet
zur Kapselung und der Typklasse Ord wie folgt aus:

module AbsSet(Set, incl, excl, empty, ...) where
data Ord a => Set a = Nil | Cons !a !(Set a)
empty = Nil

Eine totale Ordnung ist erforderlich, um ein eindeutiges Minimum von Men-
gen konstruktiv berechnen zu kénnen. Eine partielle Ordnung oder die Typ-
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klasse Eq wiirden nicht reichen. Fiir endliche Mengen muss auflerdem der
Konstruktor Cons (!) strikt sein.

Der Typ set aus der Struktur Set ist ein mit einer Funktion parametrisierter
Typkonstruktor, der wie <’SeqOrd oder alle anderen Funktionen aus Set zu
instanziieren ist, z.B. zu set[nat, <]. Eine andere Instanziierung wiirde einen
anderen Typ liefern, insbesondere auch dann, wenn nur ein anderer aktuel-
ler Funktionsparameter gewéhlt wird: set[nat, >]. Die Instanz am Typ set
garantiert, dass nur ebenso instanziierte Bearbeitungsfunktionen appliziert
werden kénnen.

Eine Instanz set[nat, =] wire ebenfalls typkorrekt; sie ist aber semantisch
falsch, da die Gleichheit keine totale Ordnung ist. Die angegebene Ordnung
iiber Mengen <’Set ist deswegen keine Teilmengenbeziehung, diese wéire nur
partielll Dadurch kénnen geschachtelte Mengen set[set[nat, <], <] gebildet
werden.

Um semantische Instanziierungsfehler statisch zu vermeiden, miissten Bewei-
se fiir geforderte Eigenschaften existieren. Die Parametrisierung kénnte dann
wie folgt erweitert werden:

STRUCTURE SafeSet[a: TYPE, <: & X a — bool, p: totalOrder|«, <||

In einer konkreten Instanz miisste nun ein benannter Beweis fiir die Eigen-
schaft totalOrder angegeben werden (genaueres siehe Abschnitt . Ob
dieser Beweis dann korrekt ist, bleibt eine andere Frage. Der uniibliche dritte
formale Parameter p enthdlt dabei den zweiten Parameter <, was bisher fiir
OPAL und PVS nicht optimal realisiert wurde.

Uberlagerung von Typen

Die partiell notierte Instanz set|nat, <] ist mehrdeutig, wenn die <-Funktion
tberlagert ist. Mit dem ersten Argument nat muss aber — durch « in der
formalen Parameterliste — das zweite Argument vom Typ nat X nat — bool
sein und iiber diesen Typ ist dann eine Uberlagerungsauflosung moglich. Falls
iiberlagerte Funktionen typgleich sind, hilft eine Annotation: set[nat, <'Nat]

Auch ein Basistyp wie nat kann mehrdeutig sein. In einer anderen Struktur
BigNat konnten dieselben Bezeichner gewéhlt worden sein:
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STRUCTURE BigNat
TYPE nat
FUN < : nat X nat — bool

Um die gleichbezeichneten aber verschiedenen Typen nat zu unterscheiden,
kénnen sie mit ihrer Herkunft annotiert werden. Dadurch unterscheiden sich
auch die Typen zu den Funktionen <'Nat und <’BigNat:

</Nat : nat’Nat X nat’'Nat — bool
<'BigNat : nat’'BigNat X nat’'BigNat — bool
Nach den Importen von Nat und BigNat konnen deswegen einige partielle

Instanzen eindeutig aufgelost werden:

IMPORT Nat ONLY nat <
IMPORT BigNat ONLY nat <

Set[nat, <] - mehrdeutig
Set[nat'Nat, <] - eindeutig
Set|nat, <'Nat] - auch eindeutig!
Set|nat'BigNat, <'Nat] - inkonsistent

Inkonsequenterweise wird die Instanz Set[nat, <'Nat] von fast allen Sprach-
implementierungen als mehrdeutig zuriickgewiesen, nur weil der erste Para-
meter nat mehrdeutig ist.

Dieselbe Ungenauigkeit gilt auch fiir die Vorlagen (Templates) von C++,
dort werden die Parameter sequenziell bearbeitet; den Typen entsprechen
Klassen:

template <class T, bool 1t(T, T)>
class Set { ... };

In verschiedenen Namensrdumen (namespace A und B), die in C++ selten
verwendet werden, konnen gleichbezeichnete Klassen C eingefiihrt werden,
die durch Qualifikation A::C oder B::C nach using namespace A und B un-
terscheidbar sind.

Die Spezifikationsprache LPG (Langage pour la Programmation Générique
von Didier Bert) [BER94] unterstiitzt keine Uberlagerung von Typen. LPG
ist aber in der Lage, den aktuellen Typparameter einem aktuellen Funktions-
parameter zu entnehmen. Insbesondere kann sogar auf die explizite Angabe
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des Typparameters verzichtet werden, wenn dem Uberlagerungen der Funkti-
on nicht entgegen stehen. Dadurch ist z.B. die Kurznotation Set[<] moglich.

Auch in der algebraischen Spezifikationssprache CAsL [BMOQOQ, die Refe-
renzsprache der Common Framework Initiative (CoFI), sind Typen wie nat
nicht iiberlagert; BigNat und Nat zusammen wiirden den Typ nat und die
<-Funktion ggf. verfeinert oder inkonsistent spezifizieren.

5.2 Abhéingige formale Parameter

Gemaéf der formalen, typannotierten Parameterliste [a: TYPE, <: o X a —
bool| zur Struktur Set handelt es sich um beziiglich « abhdngige Parameter,
die in gewisser Weise mit abhéngigen Typen (dependent types) fiir Funktionen
vergleichbar sind.

In Pvs konnte man beispielsweise die Subtraktion iiber den natiirlichen Zah-
len mit Hilfe von abhéngigen Typen (subtract(a: nat,b: {x | x < a}): nat)
total deklarieren. Die Abhéangigkeit auf der Ebene von Werten ist allerdings
i.A. unentscheidbar und pvs generiert bei Applikationen entsprechende Be-
weisverpflichtungen.

Die Abhéngigkeiten zwischen Parametern kénnen algebraisch (ebenso wie
klassisch funktional) durch Substitutionen verwaltet werden. Dieses geschieht
in Analogie zu polymorphen Funktionen, etwa :: : o X seq|a] — seq[a]; die
Argumente (und das Ergebnis) sind abhéngig beziiglich o und Spezialisierun-
gen sind Substitutionen fiir o, die in Applikationen per Unifikation berechnet
werden. Das so genannte Matchen formaler und aktueller Parameterlisten,
also inwieweit die Mehrfachvorkommen formaler Parameter konsistent durch
aktuelle Parameter instanziiert werden, erfolgt analog — simultan fiir alle
Parameter und unabhéngig von ihrer Reihenfolge — durch Unifikation.

Die fiir diese Unifikation zu betrachtenden vollstindigen Namen und Varia-
blen unterscheiden sich erheblich von den einfachen funktionalen Typtermen
und Typvariablen. Durch die Parametrisierung mit Funktionen treten nicht
nur Typvariablen z.B. im Typ formaler Funktionsparameter auf, sondern
auch Funktionsvariablen bzw. Variablen mit Typ. Stellt man die vollstan-
digen formalen und aktuellen Parameter der Struktur Set gegeniiber, so ist
der Typ des (zweiten) aktuellen Funktionsparameters identisch zum Typ des
formalen, nachdem man darauf die Substitution [o := nat’Nat| angewendet
hat, die man dem (ersten) Typparameter entnehmen kann:
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set[a: TYPE, <: & X a — bool] - formal
set[nat/Nat: TYPE, <'Nat: nat'Nat X nat'Nat — bool| - aktuell

Betrachtet man im zweiten Parameter nur den Teil vor dem Typ, dann ergibt
sich die Substitution [<:= <'Nat]; d.h. der (uninstanziierbare) Bezeichner <
fiir den formalen Parameter aus Set ist eine Variable (spiter [ genannt).
Diese Variable wird ersetzt durch den aktuellen Namen <’Nat ohne seinen
Typ. Ebenso ist « eine Variable, die durch den Namen nat’Nat ohne TYPE
ersetzt wird. Insgesamt entsteht die aktuelle Parameterliste aus der formalen
durch die Substitution [ := nat'Nat, <:= <'Nat].

Zur Vertiefung betrachten wir noch die folgende — ziemlich hypothetische
und nicht von C+4 Templates unterstiitzte — formale Parameterliste, bei
der ein Funktionsparameter wiederum im Typ eines weiteren Funktionspara-
meters vorkommt. Die Struktur SafeSet aus Abschnitt ist dhnlich; statt
totalOrder wird jetzt der Typ set verwendet:

Foo[a: TYPE, <:rella], s: set[a,<|] - formal

Der Typ rel[a] wird hier lediglich als abkiirzendes Synonym (Abschnitt
fiir @ X o — bool benutzt und entsprechend ist rel[nat| der Typ zur
Funktion <’Nat. Eine passende Instanziierung wire Foo[nat, <'Nat, {}'Set],
wobei die leere Menge {} aus Set generisch importiert vorliegen soll. Die
ausfithrlich annotierte aktuelle Parameterliste ist:

Foo[nat: TYPE, <'Nat: rel|nat|, {}: set[nat, <'Nat|| - aktuell

Die Substitution [« := nat'Nat, <:= <'Nat| durch die (unverénderten) ersten
beiden Parameter liefert nun den aktuellen Typ fiir den dritten Parameter,
und aus der Typinstanz set[nat, <'Nat] ergibt sich direkt — durch die Dekla-
ration FUN {}: set in Set — die Instanz {}[nat, <'Nat| (vgl. Abschnitt [5.4.3).
Die Substitution fiir den dritten Parameter lautet daher [s := {}[nat, <'Nat]|.
Dieses letzte Beispiel soll den Begriff Namensinstanz (vgl. inst in Abschnitt
fiir vollstdndige Namen ohne Typ motivieren, obwohl er fiir unparame-
trisierte Namen (aus Nat) nicht sehr treffend ist.

Vollstiandige formale Parameter sind also keine elementaren Typvariablen wie
in klassisch funktionalen Sprachen sondern Variablen mit Typ und die Va-
riablen stehen nicht fiir vollstdndige Namen sondern nur fiir die Namen ohne
Typ. Eine aktuelle Parameterliste passt also auf eine formale Parameterliste,
wenn die Typen korrespondierender Parameter identisch sind oder durch die
Substitution von untergeordneten Parametern identisch werden.
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Die Variablen der formalen Parameterliste, fiir die zwecks Instanziierung ei-
ne Substitution gesucht wird, sind genau die benutzerdefinierten Bezeichner
ohne Typ, d.h. o, < und s aus dem Kopf der Struktur Foola, <, s] ohne Typ-
annotationen. Der Typ eines (iibergeordneten) formalen Parameters kann —
da Variablen atomar sind — einen untergeordneten Parameter nur ganz oder
gar nicht enthalten und alle Parameter einer Struktur sind beziiglich dieser
Relation partiell geordnet.

5.3 Vollstindige Namen

Die wvollstindigen Namen fiir die algebraischen Sprachen sind anders als die
einfachen Typterme aus Abschnitt wie folgt aufgebaut:

name ::== inst: type - Namensinstanz und Typ
inst ::== ide[name,...,name| - instanziierter Bezeichner
var - Variable
type ::== TYPE
inst: TYPE - Funktionstyp

Namen bestehen also aus zwei Teilen, ihrer Namensinstanz und ihrem Typ,
und sind vor allem keine Variablen. Variablen stehen nur fiir Namensinstan-
zen inst, das sind einfache (mit Herkunft annotierte) Bezeichner ide mit
einer je nach Parametrisierung passenden Instanzliste von (vollstéindigen)
Namen.

Die Namensterme sind frei generiert und initial. (Die Grammatiken hier ent-
sprechen den Datentypen aus strikten Sprachen wie OPAL, PVS und ML, aber
nicht HASKELL.) Die ersten Namensinstanzen inst sind daher unparametri-
siert mit leeren Instanzlisten und erst damit kann man echt instanziierte
Namen bilden. Dariiberhinaus gibt es keine zyklischen Namen, beispielswei-
se kann sich der partiell notierte Name <[nat, <] nicht selbst enthalten, weil
der zugehorige vollstandige Name unendlich wire: <[nat, <[nat, <[...]]]. Der
hierarchische und zyklusfreie Aufbau der Namen wird in Kapitel [§] ausge-
nutzt, um Deklarationen schrittweise und inkrementell, aber unabhéngig von
ihrer textuellen Position zu analysieren.

Namen sind entweder Typen oder Funktionen (mit ihrem Typ). Insbeson-
dere die zweistelligen Typkonstruktoren — und x kann man sich als gene-
rische Typbezeichner aus einer mit zwei Typen parametrisierten Struktur
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vorstellen, wobei von einer systematischen Préfix-Notation (wie X [« 3]) aus
Lesbarkeitsgriinden abgewichen wird.

Genau genommen ist fiir Funktionen die kiirzere Représentation inst: inst
an Stelle von inst: inst: TYPE ausreichend. Wenn man das Schliisselwort
TYPE als spezielle Namensinstanz betrachtet, dann wére sogar insgesamt eine
Namensmodellierung name ::== inst: inst moglich, die allerdings einen
unsinnigen Namen, der mit TYPE beginnt, nicht ausschliefen wiirde.

Fiir eine noch kiirzere Notationskonvention kann auf die explizite Typanno-
tation mit TYPE ganz verzichtet werden; Typnamen wéren dann an fehlenden
Typannotationen erkennbar. Die Modellierung als Grammatik sdhe dann wie
folgt aus:

name ::== inst - Typname
inst: inst - Funktionsname
inst i==... - wie oben

Wenn man allerdings sowohl vollstindige als auch partielle Namen (aus Ab-
schnitt [5.4) zusammen betrachtet, dann kann man einen vollstandigen Typ-
namen nicht von einem partiellen Namen ohne Typannotation unterscheiden.

5.3.1 Substitution

Substitutionen sind endliche Abbildungen von nummerierten Variablen auf
die Namensinstanzen inst. (Statt var(n) wird «,3,... geschrieben.) Die
Unifikation zweier vollstindiger Namen, einer mit formalen und der ande-
re mit aktuellen Parametern, liefert bei einer korrekten Instanziierung eine
Substitution, die angewendet auf den formalen Namen exakt den Ersetzungs-
prozess von vollstédndigen formalen Parametern durch passende vollstandige
aktuelle Parameter widerspiegelt:

set|a: TYPE, 3: relal| - formal
set[nat: TYPE, <'Nat: rellnat|] - aktuell

Statt aber ganze Teilbdume, etwa (3: rel|a] durch <'Nat: rel|nat], zu erset-
zen, werden nur Variablen, also einfache Blatter substituiert. Beim sequen-
ziellen Ersetzen ganzer Teilbdume miisste die Reihenfolge beachtet werden:
am einfachsten wére es, erst 5: rel[a] durch <’Nat: rel[nat] und anschlie-
Bend a: TYPE durch nat: TYPE zu ersetzen; wiirde dagegen zuerst a: TYPE
durch nat: TYPE ersetzt, dann miisste auch der Typ des zweiten formalen
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Parameters von rel[a: TYPE| zu rellnat : TYPE| gedndert und anschlieflend
der verdnderte Teilbaum [3: rel[nat] durch <'Nat: rel[nat] ersetzt werden.

Der parallele Ersetzungsprozess von ganzen Teilbdumen ist also viel kompli-
zierter als die bekannte (parallele oder sequenzielle) Substitution von atoma-
ren Variablen. Gewohnungsbediirftig ist lediglich, dass man einer Variablen
nicht direkt ansieht, ob sie fiir einen Typ oder eine Funktion steht. Diese Rolle
ergibt sich allein aus ihrer Position im vollstdndigen Namensterm. Variablen
stehen dabei immer typkonform fiir Namensinstanzen.

5.3.2 Unifikation

Die Substitutionen fiir die Variablen ergeben sich durch Unifikation der voll-
standigen formalen und aktuellen Namen mit Typ. Fiir den Typparameter
a wird damit z.B. gewihrleistet, dass der aktuelle Name nat tatséchlich
ein Typ (und keine Funktion) ist. Die Unifikation des vollstindigen Namens
<'Nat : rel|nat| mit dem vollsténdigen formalen Parameter <: rel[a]| liefert
nicht nur eine Substitution fiir die Variable <, sondern — iiber den Typ —
auch fiir die Variable o und garantiert so die Konsistenz (und spéter eine
Uberlagerungsauflosung) fiir den Typparameter. Bei einer Abarbeitung der
Parameter in beliebiger Reihenfolge werden die Substitutionen entsprechend
komponiert.

Beim Namen {} fiir die leere Menge aus der parametrisierten Struktur Set
werden die Variablen wie bei polymorphen Funktionen gebunden. Eine fast
vollstdndige Notation, bei der die Benennung der gebunden Variablen irrele-
vant ist (0 statt <), wére folgende:

Va (. {}Set[a: TYPE, #: rella]] : set’Set|a: TYPE,3: rellq]|

Zum Zwecke der Auflésung der Instanz Foolnat, <, {}] wird der generische
Name {} mit frischen Unbekannten instanziiert: {}[vy,d] : set|y,d]. Dieser
Namenskandidat wird nun mit dem formalen Parameter s: set[a, <] der
Struktur Foo wunifiziert. Die Unifikation beider set-Typen liefert eine Sub-
stitution [a := 7, <:= {§], was zusammen mit [« := nat, <:= <'Nat| durch
die ersten beiden Parameter die konkrete Typinstanz set|nat, <'Nat] liefert
und damit die Namensinstanz { }[nat, <'Nat|. Fiir den generisch importierten
Namen {} aus der Struktur Set ergibt sich also per Unifikation die konkrete
Instanz.

Geméf dem Annotationskonzept von OPAL besteht ein Name aus vier Tei-
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len: seinem Bezeichner, seiner Herkunft, seiner Instanz und seinem Typ. Ein
Name ist vollstdndig bekannt, wenn alle Teile vollstéindig bekannt sind. Bei
einem partiellen Namen sind die Herkunft, die Instanz und der Typ optionale
Annotationskomponenten; nur der einfache Bezeichner (ganz links vorne) ist
obligatorisch. Diese Zerlegung in vier Teile fiihrte in [Reu9§ dazu, dass statt
einer drei Variablen betrachtet wurden: getrennt (und typverschieden) fiir
Bezeichner, Herkunft und Instanz. Dass keine Variable fiir den Typ notig ist,
wurde dabei korrekt erkannt. Weniger umsténdlich ist die hier angegebene
Zerlegung vollstédndiger Namen in zwe: Teile: in Namensinstanz und Typ.

5.4 Partielle Namen

Die vom Algorithmus zu identifizierenden partiellen Namen unterscheiden
sich von den vollstdndigen darin, dass Typannotationen sowie Instanz- und
Herkunftsannotationen optional sind. Die Herkunft zur Reduzierung von
Uberlagerungen sei hier durch die Bezeichner ide behandelt:

name ::== inst - Namensinstanz

inst: type - typannotierter Name
inst ::== ide[name,...,name| - instanziierter Bezeichner

ide - einfacher Bezeichner
type ::== TYPE - Typ eines Typs

inst - Funktionstyp

inst: TYPE - Funktionstyp mit TYPE

Ein Typname darf (htchstens) mit TYPE und ein Funktionsname nur mit ei-
nem Typnamen typannotiert werden. Eine Modellierung der Funktionstypen
durch type ::== name wiirde zu tief geschachtelte Typannotationen der Form
inst: inst: inst ermdglichen. Die beiden Notationsvarianten inst: inst
und inst: inst: TYPE sind (wieder) dquivalent.

Fiir partielle Namen ist der Unterschied zwischen Bezeichnern mit und ohne
Instanz wichtig. Vollstdndige Namen miissen immer korrekt instanziiert vor-
liegen, d.h. unparametrisierte Namen werden — trivial instanziiert — mit einer
leeren Instanzliste repréasentiert. Ein blofler Bezeichner ide als Notationsal-
ternative fiir den vollstindigen unparametrisierten Namen ide[] ist im Zu-
sammenhang mit partiellen Namen problematisch (und nur im Kontext von
ausschlielich vollstdndigen Namen akzeptabel); fiir partielle Namen bedeu-



KAPITEL 5. NAMEN UND INSTANZEN 83

tet eine Bezeichnung ide ohne Instanzliste, dass die Instanziierung unbekannt
ist und durch die Namensidentifikation ermittelt werden muss, wahrend die
Notation mit Instanzliste fiir eine beziiglich der Parameteranzahl passende
Parametrisierung steht. Der (in OPAL ausgeschlossene) partielle Name ide|]
konnte insofern als ein garantiert unparametrisierter Name betrachtet wer-
den.

Ein Bezeichner wie z.B. set steht potenziell fiir alle vollstédndigen aber mono-
morphen Namen mit demselben Bezeichner, die einem Namensraum entnom-
men werden konnen. (Namensrdume kann man sich als Mengen von vollstén-
digen Namen vorstellen, wobei generische Namen mit Hilfe von gebundenen
Variablen représentiert werden.) Fiir unbekannte Namensinstanzen werden
frische und freie Variablen fiir spéatere Substitutionen eingefiihrt.

Eine explizite Notation von Variablen ist mit partiellen Namen nicht mog-
lich. Statt Instanzannotationen wegzulassen, kann durch die zusdtzliche No-
tationsvariante inst := _, die in Abschnitt niher erldutert wird, ein
Unterstrich innerhalb von Instanzen benutzt werden. Auch damit werden
Variablen nur implizit notiert, jeder Unterstrich steht fiir eine neue Unbe-
kannte.

5.4.1 Redundante Typannotationen

Typannotationen fiir partielle Namen sind streng genommen iiberfliissig, da
der Typ eines Namens immer implizit bekannt ist. Bei einer Funktionsdekla-
ration FUN f: set[nat, <] ist klar, dass der Typname set[nat,<| : TYPE
zu identifizieren ist. Ebenso ist der Typ fiir die Ordnungsrelation < in der
Instanz set|nat, <] implizit durch die Kenntnis der formalen Parameter von
set als rel[a: TYPE| — oder schon spezialisiert als rel[nat'Nat: TYPE| —
gegeben.

Eine explizite Typannotation, etwa <: rel[nat] fiir das Instanzargument,
erfordert sogar eine Zusatzanalyse (Abschnitt [6.1.3)), da die explizite Typ-
annotation natiirlich zum impliziten Typ kompatibel sein muss. Dafiir er-
laubt die Redundanz der Typannotationen eine flexiblere Notation: die TYPE-
Annotation in seq[nat: TYPE] kann bei iiberlagerten Namen Vn.seq[n: nat|
und nat: nat eine Mehrdeutigkeit mit seq|nat: nat| vermeiden. Insgesamt
kann sogar die Uberlagerung fir Strukturen Seq aufgelost werden.

Fiir global eindeutige Strukturen ist ein Sprachentwurf ohne Typannotatio-
nen plausibel, da sich implizite Typen immer vollstindig instanziiert aus
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dem formalen Parametertyp (z.B. rell[a]) und aktuellen, abhingigen aber
untergeordneten Parametern (wie nat fiir a) ergeben. Eine Herkunftsanno-
tation am instanziierten Namen set’Set|nat, <] garantiert bei Bedarf eine
eindeutige formale Parameterliste!

Konkret in PVS sind Typannotationen fiir Namen nicht vorgesehen; der Un-
terschied zu Namensfronten entfillt. Dennoch kénnen typverschiedene Na-
men als Ausdriicke typannotiert werden und in PvS darf man mit Ausdriicken

instanziieren (vgl. Abschnitt [5.5)).

5.4.2 Uberlagerung innerhalb einer Struktur

Die Identifikation instanziierter Namen basiert einzig und allein auf den un-
terschiedlichen Typen fiir tiberlagerte Namen. Fiir typgleiche Namen sind
die Typannotationen gleich, daher miissen iiberlagerte typgleiche Namen mit
einer Herkunft oder Instanz annotiert werden und dadurch unterscheidbar
sein. Uberlagerte Namen aus derselben Struktur miissen typverschieden sein,
da die Herkunft und mogliche Instanzen keine Unterscheidung mehr erlau-
ben. Genau diese minimale Beschrinkung der Uberlagerung ist — typisch
algebraisch — fiir Pvs und OPAL verwirklicht. (In OPAL werden typgleiche
Deklarationen als Wiederholungen ignoriert.)

Da Typnamen den eindeutigen Typ TYPE haben, kénnen sie innerhalb einer
Struktur nicht iiberlagert werden. Fiir Typen von iiberlagerten Funktionen
aus parametrisierten Strukturen gibt es eine weitere Beschréankung, die zwar
als Kontextbedingung fiir OPAL [Gro94] bekannt ist, aber nicht durch die
Kontextanalyse behandelt wird. Die Typen iiberlagerter Funktionen einer
Struktur miissen fiir alle Instanzen verschieden sein. In der folgenden Struk-
tur Pair sind zunéchst die Typen fiir die félschlich {iberlagerten Selektoren
get verschieden:

STRUCTURE Pair|a, (3]

TYPE «

TYPE (3 - Typparameter
TYPE pair = ... - Datentyp
FUN get: pair — o

FUN get: pair — 3 - Selektoren

AufBlerhalb von Pair sind die formalen Parameter nicht bekannt und kénnen
nicht in Typannotationen verwendet werden. Nach folgendem Import fallen
daher die instanziterten Typen der get-Funktion zusammen:
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IMPORT Pair[nat,nat| ONLY pair get

... get: pair|nat,nat] — nat - 1. oder 2. Komponente?

Ublicherweise wird diese Problematik implementierungstechnisch ignoriert.
Dadurch kann eine unauflésbare Mehrdeutigkeit entstehen, die der Benutzer
vermeiden muss, indem er fiir den obigen Fall verschiedene Bezeichner (z.B.
1st und 2nd innerhalb von Pair) wéhlt. Besser ist es aber, durch die Kon-
textanalyse die Uberlagerung innerhalb von Strukturen auf solche Funktionen
zu beschrianken, deren Typen nicht nur verschieden, sondern beziiglich der
formalen Parameter nicht unifizierbar sind. Damit ist gewéahrleistet, dass fiir
jede Instanziierung die Typen verschieden bleiben. (Umgekehrt beschreibt
eine erfolgreiche Unifikation, wie die Typen zusammenfallen kénnen.)

Eine denkbare Analyse zusammenfallender Funktionstypen erst beim konkre-
ten Import Pair[nat,nat| wire fast ebenso aufwendig, kime aber zu spiit,
weil nun eine Korrektur in der Struktur Pair alle anderen Strukturen betref-
fen konnte, die Pair importieren. Den Import von Pair|nat,nat] zu verbie-
ten, wére natiirlich ebenso unbefriedigend, wie sich mit der Unbenutzbarkeit
von zusammenfallenden Namen get abzufinden.

Algebraisch konnen prinzipiell verschiedene typkonforme formale Parameter
mit denselben aktuellen Parameter instanziiert werden. Der eher zufillige Ef-
fekt einer Beschrankung fiir Instanziierungen durch zusammenfallende Funk-
tionsnamen ist insofern eher als Fehler denn als (unalgebraisches) Feature zu
bewerten.

Auch die Entwurfsoption, Annotationen mit dem uninstanziierten Original-
typ get: pair — « auflerhalb von Pair zu erlauben, hat Nachteile und ist
in PVS und OPAL illegal:

e Die Abstraktion der Strukturparameter ist nicht vollstdndig, weil for-
male Parameter fiir spezielle Zwecke global sichtbar bleiben.

e Die Typannotationen fiir Namen und Ausdriicke unterscheiden sich.
Ein (partiell notierter) Typ zum Ausdruck muss instanziiert sein!

5.4.3 Inferierbarkeit der Instanz

Fiir Typen ist offensichtlich, dass sie in den meisten Féllen nicht ohne In-
stanzen auskommen. TYPE-Annotationen sind entbehrlich. Fiir Funktionen
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kann man sich fragen, wann sich aus der Kenntnis von Herkunft und Typ
eine Instanz berechnen ldsst, wie das beispielsweise fiir {} in Foo[nat, <, {}]
geschah. Ein typisches Gegenbeispiel wére aber eine Funktion, deren Typ
nicht von allen formalen Parametern abhéngt:

STRUCTURE Seq|c/]
FUN foo: nat — nat

Im Typ der Funktion foo kommt der Typparameter « nicht vor, daher kann
man dem Typ auch nicht den aktuellen Parameter entnehmen und sowohl
OPAL als auch Pvs erwarten deswegen eine explizite Instanzannotation.

Die Funktion foo ist ein vermeidbarer Spezialfall, der die Frage aufwirft,
ob die Spezifikation oder die Definition dieser Funktion vom formalen Para-
meter o abhéngt. Solange eine Struktur nur mit Typen parametrisiert ist,
kann sich das operationale Verhalten fiir mehrere Instanziierungen durch ei-
ne beziiglich der formalen Typparameter uniforme Definitionsgleichung nicht
unterscheiden. Insofern gehort die Funktion foo eigentlich in eine unparame-
trisierte Struktur und koénnte als Fehler diagnostiziert werden oder einfach
als beliebig instanziiert betrachtet werden.

Bei der Parametrisierung mit Funktionen dagegen kann es durchaus sinn-
voll sein, wenn der Typ einer Funktion unabhéngig vom Funktionsparameter
ist. Dieses ist z.B. fiir die Listenordnung <’SeqOrd der Fall. Der Typ dieser
Funktion héngt nur vom Typparameter o ab, fiir die Instanziierung wird
aber zusétzlich eine Elementordnung 3 bendotigt:

Va . <'SeqOrd|a, B: rella]] : seqla] x seq[a] — bool

Da ein Funktionsparameter ein Zusatzargument ist, konnte man den Typ
der generischen Funktion <’SeqOrd wie fiir eine Funktion hoherer Ordnung
reprasentieren:

Va B. <'SeqOrd|a, 5 rella]] : rel|a] — seq[a] X seq|a] — bool

Zwar kommt dadurch der Funktionsparameter 3 nicht im Typ vor, er kann
sich aber aufler durch eine explizite Instanziierung, die den Typ wieder adap-
tieren miisste, auch aus einer konkreten Applikation in einem Ausdruck wie
<'SeqOrd(<'Nat) ergeben. Dieser neue Aspekt wird nochmals in Abschnitt
erlautert.
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Eine Abhéngigkeit von allen formalen Parametern ist aber garantiert immer
dann gegeben, wenn die Funktionalitdt einer Funktion einen Typ aus dersel-
ben Struktur umfasst. Dazu erweitern wir die Struktur Seq noch um folgende
iiberlagerten Funktionen:

STRUCTURE Seq|c/]
TYPE « - Typparameter
TYPE seq = ... - Datentyp

FUN seq: a — seq
FUN seq: o X a — seq

Der Bezeichner seq ist dreifach {iberlagert; es gibt zwei Funktionen und einen
Typ. Der annotierte Namen seq'Seq[nat]| ist damit (nach Import) mehrdeu-
tig, wird aber eindeutig, wenn der Typ gegeben ist! Der typannotierte Name
seq: nat X nat — seq ist nur deswegen mehrdeutig, weil am Ergebnistyp
die Instanz seq[nat| bzw. seq[nat x nat] fehlt, die der Funktionsinstanz ent-
spricht.

Ohne einen Typ aus derselben Struktur und obwohl alle formalen Parame-
ter in den Funktionalitdten iiberlagerter Funktionen vorkommen, kann die
Instanz nicht immer dem Typ entnommen werden:

STRUCTURE Id|a]
FUN id: o — «
FUNid:aXa— a X«

Der typannotierte Name id: nat xnat — nat xXnat passt zur Instanz id[nat]
und id[nat xnat]. Gleichzeitig gibt es keine Instanz, fiir die beide Funktionen
zusammenfallen wiirden; der Typ der zweiten Funktion ist immer ldnger als
der der ersten. Um solche Fille auszuschliefen, muss man die Unifikation
der Typen von iiberlagerten Funktionen mit verschiedenen Variablensdtzen
durchfiihren. Die Typen @ — o und 3 x  — (3 x (3 sind fiir id’Id durch die
Substitution [« := [ x ] unifizierbar, wéhrend obige Typen o — seq[a] und
B x [ — seq|f] nach wie vor — durch den Occurs-Check 3 < 3 x 3 am Typ
seq — nicht unifizierbar sind.

Zusammenfassend wird hier also vorgeschlagen, die Uberlagerungsauflosung
fiir Funktionen einer Struktur allein mit Hilfe der vollstdndig instanziierten
Typen zu garantieren. Die Beschrinkung fiir Uberlagerungen innerhalb von
Strukturen wird dadurch nur unwesentlich verschérft und implementierungs-
technisch besteht ebenfalls kaum ein Unterschied. Unbenutzte Typparame-
ter (vgl. foo’Seq) konnen auf Grund der Uniformitét ignoriert werden. Die
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Instanziierung von Funktionsparametern sollte als eine Applikation wie bei
Funktionen hoherer Ordnung betrachtet werden. Auf eine optionale Annota-
tion von Instanzen mochte man natiirlich nicht verzichten, da diese in vielen
Féllen kiirzer und angemessener als Typannotationen sind. Wenn aber ein
Typ eindeutig durch den Kontext gegeben ist, dann mdchte man moglichst
nicht noch zu einer Instanzannotation verpflichtet werden.

5.5 Funktionen héherer Ordnung

Die Parametrisierung mit Funktionen wird nun noch mit den iiblichen Funk-
tionen hoherer Ordnung verglichen. Die Sequenzordnung <’SeqOrd kénnte
auch, statt mit einem Funktionsparameter zur Struktur, direkt mit einem
expliziten Funktionsargument deklariert werden:

STRUCTURE SeqOrd2[q/]
FUN <: (o X a@ — bool) — seqa] X seq[a] — bool

Die Deklaration von <’Seq0rd2 hat den Nachteil, dass sie fiir Instanziie-
rungen nicht benutzt werden kann. Aktuelle Funktionsparameter diirfen (in
OPAL) nur instanziierte Funktionsnamen sein, aber keine Ausdriicke wie die
Applikation <(<):

set[seq|nat|, <'Seq0rd2(<'Nat)] - illegal
set[seq[nat], <'SeqOrd[nat, <'Nat]] - legal

In diesem Zusammenhang ist die Notationsalternative fiir Instanzen aus LPG
[BER94] erwihnenswert, bei der aktuelle Funktionsparameter ausreichen,
wenn Funktionsparameter Typparameter enthalten. Eine Instanz fiir Men-
gen (siehe auch Abschnitt konnte so als set[<] notiert werden und ein
Name <[<| wére syntaktisch sehr dhnlich zur Applikation <(<). Ganz prag-
matisch wire es, Applikationen als Instanziierungen zu interpretieren:

set[seq|nat], <’Seq0rd(<'Nat)] - neu

Die generisch importierte Funktion <’SeqOrd wird dabei mit dem hdoheren
Typ rella] — rel[seq[a]] betrachtet. In PvS ist die Instanziierung von Funk-
tionsparametern mit beliebigen Ausdriicken moéglich. Die Typgleichheit fiir
Instanzen tle;] und tle,] hingt dort von der Gleichung e; = e, ab und ist
deswegen i.A. unentscheidbar. Bei der Namensgleichheit von OPAL und LPG
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sind die Typen t[ns] und t[ny] verschieden, obwohl nicht ausgeschlossen ist,
dass die Funktionsnamen oder Konstanten n; und n, semantisch gleich und
nur unterschiedlich bezeichnet sind. Insofern konnte man auch die Instanzen
tleq] und tle,] einfach als verschieden werten, wenn die Ausdriicke e; und
ey syntaktisch verschieden sind. (Die syntaktische Gleichheit ist unabhén-
gig von der Benennung gebundener A-Variablen.) Prinzipiell sollte auch die
Instanziierung mit einer lokalen A-Variablen moglich sein, die dabei ihren
Giiltigkeitsbereich nicht verlassen kann: (A < .{}[nat, <]) wire illegal, weil
der Typ rellnat] — set[nat, <] die A-Variable < enthilt.

Wozu benétigt man also noch Funktionen héherer Ordnung? In CASL, LPG
und OBJ wird darauf verzichtet. Auf die Instanziierung mit einem Funkti-
onstyp seq[nat — nat] oder eine Funktion als Datentypkomponente TYPE
funct = abs(rep: a — () mochte man i.d.R. aber nicht verzichten. Der
Funktionstyp sollte gleichberechtigt zu anderen Typkonstruktoren ein first-
class Citizen sein. Dariiberhinaus kompensiert die algebraische Parametri-
sierung nur Funktionen zweiter Ordnung, da die Parameter von maximal
erster Ordnung sind. Fiir Funktionen erster Ordnung wiirden Konstanten
mit Parametrisierung ausreichen:

STRUCTURE Nat2[a: nat,b: nat]
FUN <: bool - uniiblich

Die curried Schreibweise fir Parameter Nat2[a: nat|[b: nat|, die in CASL
moglich ist, &ndert nichts an der ersten Ordnung, erlaubt aber eine Teil-
instanziterung. Trotzdem wiirde man Funktionen nie so deklarieren wollen,
da alle Funktionen einer Struktur dieselbe Stelligkeit haben miissten. Durch
tiberlagerte Strukturen kénnte dieser Nachteil aber kompensiert werden.

Neu wiére es, nur fiir die formalen Strukturparameter Funktionen hoherer
Ordnung zuzulassen, aber sich innerhalb der Struktur auf Funktionen erster
(oder sogar nullter!) Ordnung zu beschrianken. Als aktuelle Parameter miissen
dann wuninstanziierte Funktionen verwendbar sein: set|nat, <'Nat2].

Ebenso wie ein Typkonstruktor innerhalb einer Struktur als unparametrisiert
betrachtet wird, ist eine Funktion wie < innerhalb von Nat2 eine Konstante;
nach einem generischen Import stehen aber potenziell polymorphe Typen
und Funktionen héherer Ordnung zur Verfiigung und kénnen wie in klassisch
funktionalen Sprachen appliziert werden. Ein konsequenter Sprachentwurf in
diese Richtung, der A-, LET- und FIx-Ausdriicke beriicksichtigt oder verwirft,
ist noch offen. Die konsequente Beschrankung auf exportierte Konstanten ist
vermutlich nicht moglich, da durch gekapselte Funktionstypen (wie funct)
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der Begriff Konstante und Funktion verschwimmt. (Tatséchlich werden die
Funktionen in Pvs Konstanten genannt.)

Namensinstanziierung und Funktionsapplikation konnen aber zusammenfal-
len und Funktionen héherer Ordnung werden ein Teilaspekt der Generizitét
durch Parametrisierung. Die parametrisierte Form <’Seq0Ord kann universel-
ler als die klassische alternative Form <’SeqOrd2 appliziert werden. Damit
umfasst die Namensidentifikation die Typanalyse von Applikationen!

Mit Subtyp-Polymorphie wird allerdings die so genannte Typresolution
fir polymorphe Funktionen hoherer Ordnung unentscheidbar [Naz93]. Die-
sem Problem wird in CASL und OBJ, die Subtypen unterstiitzen, aus dem
Weg gegangen. (OBJ und SML unterstiitzen nicht die elegante Instanziierung
mit korrespondierenden Parameterlisten.) Fiir CASL ist die Ergénzung um
héhere Ordnung ein Forschungsthema. In Pvs werden Unentscheidbarkeits-
probleme zu Beweisverpflichtungen:

Algebraische Funktionen Subtyp-
Sprache hoherer Ordnung | Polymorphie
PVS ja ja

SML ja nein
OPAL ja nein
CASL nein ja

OBJ nein ja

LPG nein nein




Kapitel 6

Namensidentifikation

Die Aufgabe der Namensidentifikation ist es, ausgehend von einem Namens-
raum (Kapitel [7]) bestehend aus generischen und iiberlagerten vollstandigen
Namen, partielle Namen aus dem Quelltext zu identifizieren, d.h. ihnen einen
eindeutigen, vollstédndigen und instanziterten Namen zuzuordnen.

Diese Namensidentifikation kann in Analogie zur algebraischen Typanalyse
geméfl Algorithmus W, (Abschnitt erfolgen. Statt am Typ ist man an
der Instanz interessiert. Fiir die Namensidentifikation spielt nur das Nach-
sehen im Namensraum, der (VAR)-Fall, und die Applikation (APPL) eine
Rolle. Der Namensraum selbst bleibt bei der ganzen Analyse unveréndert
und enthélt keine freien Variablen. (Die Variablen in generischen Namen
sind gebunden.)

Eine Instanz set[nat, <] mit einer korrekten Anzahl von Argumenten ist
dabei — curried notiert set[nat][<] — wie eine linksassoziativ geklammer-
te Applikation zu analysieren. Die durch die Teilapplikationen gewonnenen
Substitutionen werden direkt fiir die Auflésung weiterer Argumente beriick-
sichtigt (und die Wahrscheinlichkeit einer kombinatorischen Explosion wird
etwas reduziert). Die Reihenfolge der Argumente ist beliebig, solange nur
formale und aktuelle Parameter korrespondieren.

Bei einer bottom-up Analyse wiirden fiir einen instanziierten Bezeichner
ilp1,- .., px] zundchst unabhéngig die Kandidaten fiir den Bezeichner i und
fir die Namen p; mit 1 < j < k bestimmt, wobei die Kandidaten fiir i
direkt dem Namensraum entnommen und die Kandidaten fiir die p; rekursiv
berechnet wiirden. Erst danach wéren alle Kombinationen der Kandidaten
(mit disjunkten freien Variablen) auf Kompatibilitdt beziiglich der Parame-
trisierung (Abschnitt zu priifen.

91
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Der folgende Algorithmus Z zur Namensidentifikation orientiert sich am top-
down Algorithmus M (Abschnitt [2.5). Dabei flieBen die Beschréinkungen
durch die Wahl eines Kandidaten z.B. fiir den Toplevel-Bezeichner i in die
abhingige Berechnung der Kandidaten fir die Instanzliste [py,...,px| ein.
Bei mehreren Kandidaten fiir einen iiberlagerten Bezeichner i werden dabei
allerdings wie bei der top-down Cormack-Uberlagerungsauflsung (Abschnitt
gef. einige Kandidaten fiir die Instanzliste mehrfach berechnet.

Das Ergebnis von Algorithmus Z ist eine Liste von Substitutionen (Abschnitt
, die — angewendet auf den a-priori Namen — alle vollstindigen und pas-
senden Namenskandidaten beschreiben. Ein Vorteil der Namensidentifikation
ist, dass ein Namensraum nicht abgeschlossen sein muss, d.h. offen sein darf
(Abschnitt [6.3)). AuBerdem wird eine gewisse Monotonie erfiillt (Abschnitt
, die spéter fiir eine inkrementelle Namensraumkonstruktion wichtig ist

(Abschnitt [8.1]).

6.1 Identifikationsalgorithmus 7

Die Namensidentifikation einzelner Namen und ganzer Instanzlisten erfolgt
wechselseitig rekursiv. Die Verwaltung der Zéhler (1,m,n) fiir frische Varia-
blen erfolgt analog zum Algorithmus W,,. (Fiir einen einzigen globalen Zahler,
miisste man mit dem Maximum jeder Liste weiter rechnen.) Zur Unterschei-
dung von partiellen und vollstdndigen Namen seien die zugehoérigen Datenty-
pen in unterschiedlichen Herkunftsstrukturen deklariert: Syn fiir die partielle
konkrete Syntax und Ast fiir die vollsténdige abstrakte Syntax. Der vollstén-
dige a-priori Namen f : name’Ast ist am Anfang eine freie Variable mit dem
Typ TYPE. Zunéchst wird nur der prinzipiell ausreichende Fall (Abschnitt
fiir partielle Namen ohne Typ inst’Syn vorgestellt:

FUN I: env X inst/Syn X name’Ast X nat — seq[subst X nat]
FUN I: env X seq[name’Syn| X seq|name’Ast] X nat — seq[subst X nat]

I(C,i,f,n) = {(S,n+ #(args(c))) |
ceCAid(c)=1A
f’ = inst(c,n) A
S = unify(f',f)}
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I(C,i[p1,---,px), £,0n) = {(S108,1) |

#(args(S(f))) =k
(S,m) € I(C, 1,£,n) A
(8;i,1) € I(C, [p1, - - - , Px), args(S(f)),m) }

I(C,[p1, P2, -+, Px)s [f1, T2, -+, Ti),n) = {(S108,1) |
(S,m) € I(C, [pay-- -, Px), [f2, - - -, Tx|, 1) A
(Sbl) € I(C,pl,S(fl),m)}

I(C7 H? an) = {(57n)}

Im (VAR)-Fall wird ein einfacher Bezeichner i im Namensraum C nach-
gesehen. Ausgewihlt werden aber nur monomorphe Namen f’, die mit dem
a-priori Namen f wunifizierbar sind. Durch die Funktion inst kann der mo-
nomorphe Name £ Unbekannte enthalten. Fiir einen k-stellig polymorphen
Kandidaten ¢ wird der Zéhler um k = #(args(c))) erhoht. Anstelle von £’
reicht die Substitution S als Ergebnis.

Im (APPL)-Fall werden fiir eine Namensinstanz alle k + 1 Komponenten
rekursiv berechnet und kombiniert. Die Reihenfolge der rekursiven Berech-
nungen ist im Prinzip beliebig, entscheidend ist, dass eine zuerst berechnete
Substitution S (mit Zéhler m) in die Folgeberechnungen einfliefit; dazu wird S
auf den a-priori Namen f (bzw. f;) angewendet und bleibt Teil des Gesamt-
ergebnisses.

Der initiale Aufruf fiir eine konkrete Funktionsdeklaration FUN f : set[nat, <]
lautet (mit o = var(1)):

I(S,set[nat, <|,a: TYPE, 2)

6.1.1 Inferenz der Instanz

Die aktuelle Parameterliste [nat, <] wird in Kenntnis der Struktur Set im
néchsten Schritt wie folgt identifiziert:

I(S, [nat, <],[#: TYPE,v: rel[3: TYPE|],4)

Mit inst(set,2) wurden die formalen Parameter von set’Set durch frische
Unbekannte (§ = var(2) und v = var(3)) ersetzt. Ebenso wie der Typ einer
Funktionsdeklaration kann ein instanziierter IMPORT Set[nat, <] identifiziert
werden!
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Die globale Eindeutigkeit der Strukturbezeichnung Set ist dabei zwar hilf-
reich aber nicht notig. Tatséichlich wéren tberlagerte Strukturen fiir unter-
schiedliche Parameter sinnvoll, um eine durch die Parametrisierung erzwun-
gene Modularisierung beim Import zu kompensieren!

Als Spracherweiterung wire auch eine Einbettung von Strukturen in Module
(Abschnitt vorstellbar, bei der erst die Qualifikation einer Struktur mit
einem global eindeutigen Paket eine eindeutige Strukturidentifikation liefert,
falls z.B. anhand von unterschiedlichen Parametrisierungen keine Auflésung
iiberlagerter Strukturbezeichnungen moglich ist.

6.1.2 Inferenz unbekannter Namen

In einigen Fillen, z.B. in abhéingigen Parameterlisten, kann nicht nur der
Typ, die Instanz und die Herkunft eines Bezeichner vervollstandigt werden,
sondern die gesamte Namensinstanz inferiert werden. Zur Notation solcher
Namensinstanzen inst kann der Unterstrich ,, _“ verwendet werden. Der par-
tielle Name set[_, <] konnte z.B allein durch die Kenntnis des Typs fiir die
<-Relation eindeutig identifiziert werden. Bezeichnungen ohne Instanz wie
seq oder set, die fiir eine unbekannte Instanziierung stehen, kénnten als
seq|_] bzw. set[_, ] notiert werden. Diese Notation ist priziser, weil zumin-
dest die genaue Anzahl der Parameter angegeben wird.

Jeder Unterstrich steht fiir eine frische Unbekannte. Lediglich eine Instan-
ziterung der Unbekannten, also _[...], ist nicht zuldssig. (Variablen stehen
nicht fiir einfache Bezeichner.) Die Notation _: TYPE wiirde aber beispiels-
weise nur Typnamen charakterisieren. Fiir die Namensidentifikation ist die
Behandlung der syntaktischen Unbekannten trivial:

I(C,_,f,n) = {(e,n)}

Fiir den Unterstrich kommen alle mit dem a-priori Namen f kompatiblen
Namen in Betracht. Die Namensinstanz des a-priori Namens ist dabei im
einfachsten Fall eine Variable, die letztendlich spezialisiert werden muss oder
zu einem Mehrdeutigkeitsfehler fiihrt.

Ungiinstig ist es, den ganzen Namensraum C beziiglich Unifizierbarkeit mit
dem a-priori Namen f durchzuprobieren und entsprechend viele Substitu-
tionen zuriickzugeben. Das kann erstens ineffizient und zweitens fiir offene
Namensrdaume (Abschnitt unvollstindig sein.

Fiir einen partiellen Namen seq|_|, der nicht mit der generischen Instanz
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aus Abschnitt [7.2.3] verwechselt werden darf, wird man nach dem generi-
schen Import von Seq kaum einen eindeutigen Typ im Namensraum finden.
Der Unterstrich in der Instanz seq[-] wére in jedem Fall mehrdeutig. Konkret
durch Algorithmus Z ergibt sich der Fehler durch eine verbleibende Unbe-
kannte (Abschnitt [6.2).

6.1.3 Identifikation von Typannotationen

Die Namensidentifikation fiir partielle Namen mit expliziten Typannotationen
kann konsequent wie folgt erweitert werden:

FUN I: env X name’Syn X name’Ast X nat — seq[subst X nat]

I(Cii:t,f,n) ={(S;08,1) |
(S,m) € I(C,i,f,n) A
(S¢,1) € I(C,t, typename(S(f)),m)}

Die Ergebnisse fiir die Namensinstanz und den Typ kénnen wieder wie im
(APPL)-Fall in beliebiger Reihenfolge kombiniert werden. Der a-priori Name
fiir den Typ wird durch typename selektiert.

Streng genommen ist eine Fallunterscheidung fiir Typ- und Funktionsnamen
erforderlich. Fiir einen mit TYPE annotierten partiellen Typnamen muss auch
der a-priori Name ein Typ sein. Insbesondere der partielle Name _: _ sollte
nur Funktionen charakterisieren und nicht auf Typen passen:

I(C,i: TYPE,v: TYPE,n) = I(C,i,v: TYPE,n)
I(C,i: TYPE,_: _,n) = {
I(C,i: t,_: TYPE,n) = {

6.2 Interpretation der Ergebnisliste

Eine [eere Ergebnisliste signalisiert einen Identifizierungsfehler. Bei einer ein-
elementigen Liste muss das Ergebnis durch die Anwendung der Substituti-
on auf den a-priori Namen bestimmt werden und danach variablenfrei sein.
Mehrelementige Ergebnislisten werden am einfachsten als mehrdeutig zuriick-
gewiesen. Dieses wird genauer in Abschnitt [6.2.2] diskutiert.
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6.2.1 Variablenfreiheit

Die Ergebnisliste muss nicht nur einelementig sein, das Ergebnis darf dar-
iiber hinaus keine Variablen enthalten. Polymorphe bzw. zu generalisierende
Signaturen sind in algebraischen Sprachen nicht vorgesehen; statt implizite
Variablen miissen explizit formale Parameter wie andere monomorphe Namen
verwendet werden. Innerhalb der Struktur Seq ist also der formale Parameter
a ebenso monomorph wie der importierte Typ nat. Der partielle Name seq
wird im Namensraum {Vo.seq|a]}, also nach einem generischen Import von
Seq, nicht variablenfrei identifiziert, wohl aber im Namensraum {seq[nat]}

oder {seq[a]}.

Eine alternative Entwurfsentscheidung wére es, auf die Variablenfreiheit zu
verzichten und verbliebene Variablen zu generalisieren. Auf diese Weise konn-
te man wie in SML polymorphe Funktionen innerhalb von Strukturen dekla-
rieren. (Dariiber hinaus wiirde man vielleicht explizite Typvariablen 'a,’b, . ..
benutzen wollen.) Diese parametrische Polymorphie auf zwei Ebenen scheint
flexibler zu sein, iiberlasst es aber dem Benutzer, sich fiir die eine oder andere
Form zu entscheiden.

Die aufwendigere Notation der algebraischen Parametrisierung betrifft durch
generische Importe (anders als in SML) nur die Deklarationen, nicht aber die
viel hiufigeren Applikationen polymorpher Funktionen. Ein vergleichbarer
Entscheidungsspielraum besteht auch fiir Funktionen hoherer Ordnung ver-
sus der Parametrisierung mit Funktionen (Abschnitt . Fiir beide Spracha-
spekte, parametrische Polymorphie und Funktionen héherer Ordnung, sollte
daher die algebraische Parametrisierung bevorzugt werden!

6.2.2 Mehrdeutigkeit

Die Namensidentifizierung des Bezeichners seq schlégt mit einer Mehrdeutig-
keit fehl, wenn statt des generischen Namens Vo.seq[a| mehrere Instanzen,
z.B. {seq|nat], seq|a]}, im Namensraum enthalten sind. Der Identifikations-
algorithmus liefert in diesem Fall eine mehrelementige Ergebnisliste, die als
Mehrdeutigkeitsfehler gewertet wird.

Ein problematischer Namensraum fiir die Identifizierung des partiellen Na-
mens seq[nat| wire:

{nat, seq[nat|, Va..seq[a]}
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Der generische Name tiberdeckt den instanziierten Namen und der obige Iden-
tifikationsalgorithmus liefert zwei Substitutionen, die zum gleichen vollstén-
digen Namen fiithren. Kein Problem gibt es mit dem als dquivalent zu be-
trachtenden Namensraum, dem der instanziierte Name fehlt:

{nat, Va.seq|a]}

Ein generischer Name steht fiir die unbeschrinkt grofle Menge seiner mog-
lichen Instanzen. Insofern macht es keinen Sinn zusétzlich zu einem generi-
schen Namen ein oder mehrere konkrete Instanzen davon in den Namensraum
aufzunehmen. Solche Namensrdume kann man vermeiden, wenn man vom
Benutzer verlangt, Namen bzw. ganze Strukturen ausschlie8lich instanziiert
oder generisch zu importieren. Alternativ kénnen natiirlich alle instanziiert
importierten Namen ignoriert werden, sobald entsprechende Namen gene-
risch importiert werden, wobei Hinweise auf irrelevante Teile im Quelltext
fiir Benutzer durchaus niitzlich wéren.

Der folgende Namensraum mit teilinstanziierten Namen, der z.B. durch Re-
exporte entstehen kann, ist allerdings nicht durch einen &quivalenten Na-
mensraum zu bereinigen:

{nat, Vo.pair|a,nat], Vo.pair|nat, a]}

Der eigentlich eindeutige partielle Name pair[nat,nat| fiihrt wieder zu einer
mehrelementigen Liste. In OPAL (und pvs) wird daher bei einer mehrele-
mentigen Ergebnisliste untersucht, inwieweit die unterschiedlichen Ergebnis-
se nach Anwendung der Substitutionen gleich werden. Das ist ein Zusatzauf-
wand, der die (theoretische) Frage nach einer insgesamt polynomial imple-
mentierbaren Analyse erschweren wiirde, da Ergebnislisten exponentiell lang
werden kénnen und damit Gleichheitstests entsprechend teuer. Einfacher ist
es, tiberlappende Namensinstanzen in allen betrachteten Namensraumen aus-
zuschlieflen! Dafiir gibt es mehrere Moglichkeiten:

e Es diirfen nur vollstéindig instanziierte bzw. generische Namen direkt
importiert werden. Dadurch entstehen keine teilinstanziierten Namen.

o Nur dberlappende teilinstanziierte Namen sind verboten und erzwingen
die Beschrinkung auf einen Namen durch den Benutzer.

e Mehrere iiberlappende Namen werden automatisch durch einen mini-
malen oder den vollstédndig generischen Namen ersetzt.
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Im letzten Fall wiirde der Namensraum vergréflert, was moglicherweise vom
Benutzer nicht beabsichtigt oder nachvollzogen wird:

{nat,Va . pair[a, 4]}

Insgesamt kann man aber die plausible Beschrankung auf iiberlappungsfreie
Namen Benutzern gut zumuten. Wenn aber stattdessen mehrelementige Fr-
gebnislisten ohnehin genauer auf zusammenfallende Namen untersucht wer-
den, dann ist es natiirlich auch nicht nétig, Instanzen von generischen Namen
aus dem Namensraum zu entfernen. Es ist allerdings ein (fast typischer) Feh-
ler, den partiellen Namen seq als eindeutig zu identifizieren, nur weil neben
dem generischen Namen zusétzlich genau eine konkrete Instanz im Namens-
raum vorkommt. Namensrdume mit und ohne diese Instanz wéren dann nicht
mehr dquivalent.

6.3 Offener Namensraum

Fiir die Identifikation des Bezeichners seq im Namensraum {seq[nat|} ist es
unerheblich, ob der Typ nat selbst zusétzlich im Namensraum steht. Durch
den (VAR)-Fall wird im Namensraum nur der Bezeichner seq gesucht. Le-
diglich wenn ein instanzannotierter Name wie seq[nat] zu identifizieren ist,
muss auch das Argument nat im Namensraum enthalten sein:

{seq|nat|,nat}

Im Allgemeinen miissen also die Teile von Namen nicht selbst im Namens-
raum vorkommen, d.h. ein Namensraum muss nicht abgeschlossen, kann also
offen sein. In PvS und OPAL mit transitiven Importen sowie in CASL und LPG
mit Erweiterungen (Ezxtensions bzw. Enrichments) sind die Namensraume
immer abgeschlossen.

Die Offenheit korrespondiert zur klassischen Hindley-Milner-Typinferenz, bei
der keine Typen sondern nur Funktionen in der Umgebung vorkommen. Nur
explizit notierte Typen in Deklarationen und Annotationen miissen im Na-
mensraum stehen. Die Vorteile offener Namensridume sind:

e Ein Namensraum kann kleiner und die Identifikation effizienter sein.

e Untergeordnete Namen konnen versteckt werden.

e Namen und Strukturen kénnen einzeln importiert werden.
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e Ein wichtiges Motiv fiir transitive Importe entfillt.

Im Gegensatz dazu sind die selektiven Importe von OPAL manchmal listig.
Dazu betrachten wir die folgende Struktur A mit einem Typ und iiberlagerten
Funktionen a:

STRUCTURE A
TYPE a
FUN a: a
IMPORT B ONLY b: TYPE
FUNa:a—b

Mochte man selektiv nur die Funktion a: a importieren, dann erfordert der
Abschluss zusétzlich den expliziten Import des Typs a: TYPE. Importiert
man alle Namen a, dann muss auch der Typ b aus der letzten Funktions-
deklaration importiert werden. Zwar kann man b transitiv aus A importieren,
das ist aber kein Vorteil, wenn man eigentlich von b’B nichts wissen mochte.
Die Alternativen sind insgesamt also eher unbefriedigend:

IMPORT A ONLY a: a nicht abgeschlossen

IMPORT A ONLY a:a a: TYPE - aufwendig
IMPORT A ONLY a - nicht abgeschlossen
IMPORT A ONLY a b - zu viel

Wiirde man zusammen mit a automatisch auch b importieren, wére der Na-
mensraum zwar abgeschlossen, aber nicht sehr transparent. Durch wvollstdin-
dige transitive Importe — nur diese unterstiitzt Pvs — werden Namensrau-
me erst recht unnotig grofl. Fiir sehr grofle Spezifikationen konnten dann
Effizienz- und Mehrdeutigkeitsprobleme auftreten.

In offenen Namensrdumen konnen Teile von Namen, die nicht (mehr) di-
rekt benotigt werden, fehlen. Das verbessert die software-technisch relevante
Kapselung (information hiding) von untergeordneten Details! Ein versteckter
Name, etwa ein Typ t, ist nicht sichtbar; die Konsistenz einer Applikation
f(a) bleibt aber garantiert. Den Argumenttyp t muss der Benutzer nicht ken-
nen; er konnte auch f(a : _) schreiben (Abschnitt [6.1.2). Fiir eine explizite
Typannotation f(a: t) kann und muss der Typ t direkt importiert werden
(Kapitel @ Im Vergleich zu Reexporten wird die direkte Verwendung der
unsichtbaren Namen sogar verhindert!
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6.4 Monotonie der Identifikation

Bei mehrelementigen Ergebnislisten darf man bei einem anschlielenden Ver-
gleich nicht den Fehler machen, Ergebnisse mit Variablen, die durch generi-
sche Namen entstehen, zu ignorieren (oder zu vergleichen). Schon ein einziges
Ergebnis mit Variablen signalisiert eine generische Mehrdeutigkeit, ansons-
ten ginge eine fiir die Namensraumanalyse wichtige Monotonieeigenschaft,
die auch nicht mit Verschattung vereinbar ist, verloren. Dazu betrachte man
die drei wachsenden Namensrdume Ny C Ny C Na:

N; = {seq[nat]}
N, = {Va.seq[a]}
N3 = {Va.seq|a], seq'Other|]}

Der Bezeichner seq ist in Ny eindeutig seqnat| und wird in Ny — als mehr-
deutig oder nicht identifizierbar — zuriickgewiesen, weil das Ergebnis nicht
variablenfrei ist. Eine eindeutige Identifizierung in N3 als seq'Other]]|, weil
man den (unbrauchbaren) generischen Namen ausschliet oder von einer Ver-
schattung ausgeht, widerspricht der hier propagierten monotonen Interpre-
tation:

e Ein partieller Name wird durch einen Namensraum entweder gar nicht,
eindeutig oder mehrfach dberdeckt und kann auf keinen Fall durch einen
grofleren Namensraum weniger {iberdeckt werden.

e Ein nicht identifizierbarer partieller Name kann in einem kleineren Na-
mensraum erst recht nicht identifiziert werden bzw. ein mehrdeutiger
partieller Name muss in einem grofleren Namensraum erst recht mehr-
deutig sein.

Wenn seq im Namensraum N, mehrdeutig ist, dann erst recht im umfassenden
N3; ist aber seq in Ny nicht identifizierbar, dann erst recht im Teilraum Nj.

Beschreibt I(N,p) die potenziell unendliche Menge von wvariablenfreien Na-
men n, die auf den partiellen Namen p im Namensraum N passen, dann gilt:

neI(N,p) & (¢ _)€I(N,p,n,1) - Identifizierbarkeit

N; CNy < I(Ny,p) C I(Ng,p) - Monotonie

Die Identifikation Z induziert den Vergleich von Namensrdaumen und zwar so,
dass generische Namen immer alle Instanzen umfassen.



Kapitel 7

Import

Bevor mit Hilfe der Namensidentifikation Z aus Kapitel [f] die inkrementelle
Namensraumanalyse in Kapitel [§| behandelt wird, werden hier zunéchst die
syntaktischen Sprachmittel fiir die Deklaration von Namensrdumen erortert.
AuBler Typ- und Funktionsdeklarationen tragen hauptséichlich Importe zum
Namensraum bei. Importe konnen beziiglich der folgenden drei Dimensionen
unterschieden werden:

e generisch oder instanziiert
e selektiv oder vollstandig

e direkt oder transitiv

Unparametrisierte Strukturen sind Spezialfidlle von parametrisierten, dabei
fallen uninstanziierte und instanziierte Namen zusammen. Um generische
Importe von parametrisierten Strukturen in Analogie zu instanziierten Im-
porten zu behandeln, wird eine generische Importinstanz (Abschnitt
konzipiert. Die einfachsten selektiven Importe sind von der Form:

IMPORT Ide[name;,...,namey] ONLY ide

Ide! ist eine bekannte Struktur, die in OPAL eindeutig bezeichnet ist und
aus der alle exportierten iiberlagerten Namen mit dem Bezeichner ide zum
Namensraum der importierenden Struktur hinzukommen. Die partiellen Na-
men name; (1 < i <k) in der Importinstanz sind zu identifizierende aktuelle
Parameter fiir die Struktur Ide.

'Die Grofschreibweise fiir Strukturen ist lediglich eine Namenskonvention.

101
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Beim generischen Import, wie ihn OPAL und PVS unterstiitzen, wird syntak-
tisch die Instanz weggelassen. Als Notationsalternative wird hier eine Visuali-
sierung der generischen Instanz vorgeschlagen (Abschnitt[7.2.3). Die Anzahl
der Unterstriche muss dabei identisch zur Anzahl k der formalen Parameter
von Ide sein.

IMPORT Ide ONLY ide - oder
IMPORT Ide[,...,_| ONLY ide

Ohne Namensidentifikationen kénnen die Namen mit dem Bezeichner ide
durch eine einfache Filteroperation dem Namensraum der Struktur Ide ent-
nommen werden. Die Struktur Ide wird dabei als unparametrisiert und ohne
formale Parameter betrachtet. Formale Parameter werden nicht exportiert,
sie sind aber i.d.R. Teilkomponenten der exportierten Namen. Beim generi-
schen Import werden daher die freien Vorkommen von formalen Parameter-
variablen — individuell fiir jeden importieren Namen ide — gebunden. (Alle
Namensrdume sind endliche Listen von vollstédndigen Namen mit oder ohne
gebundenen Variablen.)

Eine Neuerung sind dberlagerte Strukturen Ide (Abschnitt . Beim un-
instanziterten Import werden die Namen aller Strukturen Ide beriicksichtigt.
Typannotierte Platzhalter in der Importinstanz ermoglichen bei Bedarf die
Auflosung der Strukturiiberlagerung!

Durch wvollstindigen Import konnen alle Namen einer Struktur importiert
werden, ohne die einzelnen Bezeichner aufzéhlen zu miissen.

IMPORT Ide|...] COMPLETELY
Ein vollstédndiger Import kann als Abkiirzung von mehreren selektiven Im-

porten betrachtet werden. Die Bezeichner ide; kann man der Struktur Ide
entnehmen.

IMPORT Idel...] ONLY ide; ide, ... - oder

IMPORT Ide|...] ONLY ide;
IMPORT Idel...] ONLY ide,

Fiir zu importierende Strukturen muss festlegt sein, welche konkreten Namen
— natiirlich keine formalen Parameter — exportiert werden. Dafiir gibt es zwei
vertretbare Alternativen:
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1. Es werden nur Namen exportiert, die in der Struktur neu als Typ oder
Funktion deklariert wurden.

2. Es werden alle Namen exportiert, die im Namensraum der importierten
Struktur bekannt sind.

Auflerdem sind noch explizite Exportdeklarationen sowie die Trennung in
eine exportierte Schnittstelle (SIGNATURE) und versteckte Implementierung
wie in OPAL vorstellbar.

Die zweite fiir Pvs-Theorien und OPAL-Schnittstellen realisierte Alternative
unterstiitzt Reexporte, d.h. auch die innerhalb einer Struktur importierten
Namen konnen transitiv importiert werden. Dadurch werden bei einem voll-
stindigen Import alle Namen importiert, die in untergeordneten Strukturen
fiir die dortigen Deklarationen importiert wurden, d.h. alle Namen und ihre
Komponenten werden transitiv abgeschlossen importiert.

Bei der ersten Alternative konnen Namen nur direkt importiert werden. Da-

durch ist die Herkunft und Instanz importierter Namen bekannt und es er-
geben sich eine Reihe von Vereinfachungen (Abschnitt [7.3]).

Im Folgenden miissen jetzt nur noch Importinstanzen (Abschnitt , selek-
tive Importe mit Annotationen (Abschnitt und ihre Kombinationen mit
direkten (Abschnitt und transitiven Importen (Abschnitt erldutert

werden.

7.1 Eindeutige Importinstanz

Ebenso wie der Typ von Funktionsdeklarationen monomorph und eindeutig
sein muss, sollten Importinstanzen monomorph und eindeutig sein! Dieses ist
keine Selbstverstandlichkeit:

STRUCTURE S
IMPORT Seq ONLY seq
IMPORT Option[seq] ONLY option - generisch

FUN f: seq - generisch und illegal

Die Verwendung des generischen Namens seq in der Instanz Option[seq] ist
in OPAL illegal. In PVS wird aber einfach folgender teilinstanziierter Name
importiert:
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Va.option’'Option[seq’Seqal]

In Abschnitt wird begriindet, warum man derartige generischen In-
stanzen ebenso wie Namen mit Variablen (Abschnitt als mehrdeutig zu-
riickweisen sollte. Fiir konkrete berlagerte Instanzen, d.h. nur endlich statt
unendlich vieler Instanzen, wird in OPAL und PVS eine Mehrdeutigkeit dia-
gnostiziert:

IMPORT Seq[nat| ONLY seq
IMPORT Seq[real] ONLY seq
IMPORT Option[seq] ONLY option - mehrdeutige Instanz

Bei mehrdeutigen Instanzen kénnte man theoretisch entsprechend mehr im-
portieren, diese Alternative wird in Abschnitt diskutiert:

option'Option[seq'Seq[nat]|]
option'Option[seq'Seq|reall]

Mehrdeutige Instanzen bleiben unabhéngig von Applikationen importierter
Namen mehrdeutig:

IMPORT A ONLY t

IMPORT B ONLY t

IMPORT Seq[t] ONLY seq - mehrdeutige Instanz
FUN f: seq[t/A]

Die Funktionsdeklaration tragt nicht zur Eindeutigkeit des Imports bei (siehe
Abschnitt|7.1.1]). Meistens ebenso kurz und besser lesbar wére stattdessen die
Annotation beim Import:

IMPORT A ONLY t

IMPORT B ONLY t

IMPORT Seq[t’'A] ONLY seq - eindeutig
FUN f: seq

Die Importinstanz [tA] ist nicht nur eindeutig und monomorph, sondern lokal
und unabhéngig von der Funktionsdeklaration fiir £ auflosbar.
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Mehrdeutiger Zyklus

Durch einen gemeinsamen Namensraum fiir alle Importinstanzen, wie die-
ser in OPAL durch von der Reihenfolge unabhéngige Deklarationen entsteht,
verdient noch das folgende zyklische Beispiel Beachtung:

IMPORT Nat ONLY nat

IMPORT Seq[nat| ONLY seq

FUN f: seq - mehrdeutig
IMPORT Seq[seq] ONLY seq - mehrdeutig

In Pvs wiirden auf Grund der linearen Sichtbarkeit die beiden monomorphen
Namen seq[nat| und seq[seq[nat|] importiert und f mit Typ seq[nat] dekla-
riert. In OPAL ist f: seq mehrdeutig ebenso wie in PVS, wenn £ : seq hinter
dem letzten Import stehen wiirde (Kapitel .

In OPAL ist auch die Instanz Seq[seq] mehrdeutig, obwohl man die zweite
Vervollstandigung Seq[seq[seq[nat]] ignorieren konnte, weil dadurch noch ein
dritter Name seq[seq[seq[nat]]] hinzu kdme. Eine zyklische Interpretation
des Imports wiirde zu einer unendlichen Kette monomorpher Namen fiihren,
die fiir eine Représentation mit gebundenen Variablen nicht mehr geeignet
ist. Eine Namensmenge der Form seq'[nat] wire ein Problem von neuer

Qualitat! (Abschnitt [7.1.2)

Insgesamt wird eine lokale Auflésbarkeit von Importinstanzen verlangt und
diese ist die Grundlage fiir die inkrementelle Namensraumanalyse aus Kapi-
tel [§ Praktisch ist die lokale Auflosbarkeit genau das, was man als Benutzer
erwartet und nachvollziehen kann. Die Mehrdeutigkeit fiir Seq[seq] ist kon-
form mit einer Mehrdeutigkeit fiir eine Funktionsdeklaration FUN f : seq. Fiir
beide Fille erfolgt dieselbe Namensidentifikation (Kapitel @

Die Idee einer Namensvervollstindigung durch eine globale Suche [DGMP97]
legt aber auch eine globale Auflosbarkeit nahe, die im folgenden Abschnitt
diskutiert wird. Der spezielle Nutzen ist aber so gering, dass man iiber
eine Realisierung nicht nachdenken muss.

7.1.1 Lokale versus globale Auflésbarkeit

Wie beim mehrdeutig instanziierten Import von Seq[t] angedeutet, trigt eine
nachfolgende Applikation seq[t’A] nicht zur Auflésung der Mehrdeutigkeit
bei, obwohl global betrachtet die eindeutige Interpretation von Seq[t] als
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Seq[t’A] moglich ist, da die andere Auflésung Seq[t’'B] zum Fehler in der
Applikation seq[t’A] fithren wiirde.

Ubertragen auf Ausdriicke entspricht dieses der Typanalyse von LET-Varia-
blen aus Kapitel @ Die Uberlagerungsauflosung einer LET-Variablen erfolgt
global in Abhéngigkeit von den Applikationsstellen im nachfolgenden IN-
Ausdruck. Analog ist die lokale Auflosbarkeit fiir Importinstanzen mit der
lokalen LET-Restriktion (aus Abschnitt vergleichbar, die in PVS durch
A-Variablen mit Typ realisiert ist.

Eine globale Typanalyse ist aber leichter, wenn dafiir der Namensraum schon
bekannt ist. Bei der Signaturanalyse ist der Namensraum gerade erst zu er-
mitteln. Dieses Henne-FEi-Problem ist aber allein durch die Analogie zwischen
der Namens- und Ausdrucksebene eindeutig losbar:

globale Signaturanalyse = LETREC-Typanalyse

Wie Typen fiir wechselseitig rekursive Funktionen mit Uberlagerungen miis-
sen die Funktionsdeklarationen und Importinstanzen aufgelost werden. Dafiir
miissen analog zu W, Unbekannte in der Umgebung fiir Z verwaltet werden.
Dieses ist so in der existierenden Signaturanalyse von OPAL angelegt: aber
Applikationsstellen werden nicht fiir Spezialisierungen der Unbekannten be-
riicksichtigt und deswegen wird nur lokal aufgeldst. Erschwerend fiir OPAL
sind zudem partielle ONLY-Namen (Abschnitt und Wiederholungen (Ab-
schnitt , die durch obige Analogie nicht erfasst werden.

Ebenso wie auf verniinftige Deklarationen kann man auch auf lokale Auf-
losbarkeit von Namen bestehen. Je globaler die Abhéngigkeiten sind, die tat-
séchlich fiir die Identifikation oder Uberlagerungsauflosung benétigt werden,
desto schwerer sind sie auch vom Benutzer nachvollziehbar und wartbar. In-
diskutabel wire es natiirlich, mit diesem Argument ganz auf Uberlagerung
zu verzichten. Der Nutzen von Uberlagerung ist in der Praxis betrichtlich!
Uber graduelle Beschrinkungen der Uberlagerung und entsprechende Algo-
rithmen (siehe auch Kapitel [3{ oder die Abschnitte [5.4.2{ und [5.4.3)) mag man
geteilter Meinung sein.

7.1.2 Generische versus mehrfach instanziierte Namen

Statt generische Namen oder iiberlagerte Namen innerhalb von Importinstan-
zen Option[seq] als mehrdeutig zuriickzuweisen, kann man alternativ mehr
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importieren. Das ist bei einer endlichen Uberlagerung von seq kein Problem
und generische Namen koénnen wie eine spezielle Instanz (siehe Abschnitt

7.2.3]) behandelt werden.

Aus Monotoniegriinden, z.B. wenn man viele instanziierte Importe durch
einen generischen ersetzt, ist es sinnvoll (Abschnitt , generische Namen
im Vergleich zu iiberlagerten Namen erst recht als mehrdeutig zuriickzuwei-
sen! Im genauen Gegensatz zu PVS konnte man daher besser nur endliche
Uberlagerungen als generische Namen in Instanzen akzeptieren. Dieses wur-
de von Reuleaux [Reu9§| implementiert. Ohne die lineare Sichtbarkeit er-
gab sich allerdings fiir obiges zyklische Beispiel die Namensmenge seq™[nat]
durch eine Endlosschleife:

IMPORT Seq[seq] ONLY seq - endlos
IMPORT Seq[nat| ONLY seq

Ignoriert man dieses Problem, dann kann der Namensraum noch explodieren.
Fiir den (implizit generisch importierten) n-stelligen Tupeltypkonstruktor er-
geben sich 2" Instanzen fiir seq:

IMPORT A ONLY t
IMPORT B ONLY t
IMPORT Seq[t X ... X t] ONLY seq

Zusammen mit den generischen PvS-Instanziierungen ergibt sich eine Analo-
gie zu den um Uberlagerung verallgemeinerten polymorphen LET-Ausdriicken
(Abschnitt , auf die man — orthogonalerweise — in algebraischen Sprachen
zu Gunsten monomorpher LET-Ausdriicke verzichtet.

Der Ausdruck LET £ = ¢ ist nach einem generischen Import polymorph
korrekt. Nach mehreren instanziierten Importen von {’Seq liegt aber Uber-
lagerung vor, die fiir ,echte* Uberlagerung zu LET-Variablen fithrt, die nicht
mehr uniform definiert sind.

Die Analogie zu den iiblichen polymorphen LET-Ausdriicken ohne Uberlage-
rung legt genau die fiir PVS getroffene Entwurfsentscheidung fiir generische
Instanziierungen nahe. Konsequenter ist die fiir OPAL giiltige Analogie zu
monomorphen LET-Ausdriicken. Unabhéngig davon ist der Nutzen generisch
instanziierter Importe begrenzt. Das Ziel, teilinstanziierte Namen zu bilden,
wird nur sehr umstandlich erreicht:
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IMPORT Nat ONLY nat
IMPORT Option ONLY option - generisch
IMPORT Pair[option,nat| ONLY pair

Der teilinstanziierte Name Va.seq'Seq[seq’Seq[a]] kann nicht gebildet wer-
den. Durch einen uninstanziierten Import von seq'Seq wére der teilinstanzi-
ierte Name schon iiberdeckt und weitere Importe von seq’Seq wiéren nutzlos:

IMPORT Seq ONLY seq
IMPORT Seq[seq| ONLY seq

Fiir teilinstanziierte Namen fehlen also noch Sprachkonzepte. Zudem muss die
Uberlappungsproblematik fiir Identifikationen behandelt werden (Abschnitt
6.2.2)). Eleganter wire, generische Namen mit dem Platzhalter fiir formale
Parameter zu notieren (Abschnitt [7.2.3)):

IMPORT Pair|[_,nat] ONLY pair

Teilinstanziierte Namen konnen auch durch Reexport (Abschnitt [7.4.4]) oder
Synonyme (Abschnitt [8.4.3) entstehen.

7.2 Selektiver Import

Ein Motiv fiir selektive Importe ist, den Namensraum moglichst klein und
iiberschaubar zu halten. Durch vollstdandige Importe, fiir die es in PVS kei-
ne Alternativen gibt, wird manchmal zu viel importiert. Statt aber wie in
OpAL die erwiinschten Namen aufzulisten, wird zunéchst in Abschnitt [7.2.]]
vorgeschlagen, unerwiinschte Namen auszuschlieflen.

Beim selektiven Import mit dem Bezeichner ide nach ONLY werden alle tiber-
lagerten Namen importiert. Wieviele bzw. welche der iiberlagerten Namen
importiert werden, kann zwar vom Compiler genau gemeldet werden, ist aber
besonders bei Reexporten fiir den Benutzer nicht sehr transparent. Um aus-
gewdhlte iiberlagerte Namen auch einzeln importieren zu konnen, darf der
Bezeichner ide annotiert werden. Konkret kann in OPAL nach ONLY eine
Liste partieller Namen angegeben werden.

Um Namensidentifizierungen zu erleichtern, wird in Abschnitt [7.2.2) auf einen
vorteilhaften getrennten Import von Typen und Funktionen verwiesen. Aus
generischen Importen konnen Namen direkt nur generisch importiert werden.
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Um illegale Instanziierungen durch Instanzannotationen auszuschliefen, wird
in Abschnitt eine spezielle generische Instanz aus Platzhaltern fiir for-
male Parameter konzipiert. Diese Platzhalter ermoglichen vor allem exakte
Typannotationen.

Fiir direkte Importe (Abschnitt ergeben sich wesentliche Erleichterungen
zur Festlegung von ONLY-Namen. Beim Reexport werden Herkunfts- und
Instanzannotationen fiir zu importierende Namen beriicksichtigt. S&mtliche
Probleme fiir transitive Importe enthélt Abschnitt

7.2.1 Selektiver Ausschluss

Ein spezieller Grund fiir selektive Importe kann darin liegen, unerwinschte
Uberlagerungen zu vermeiden, um sich z.B. Herkunftsannotationen fiir typ-
gleiche Funktionen zu ersparen. Beim Import aus zwei Strukturen wiirde ein
iiberlagerter Bezeichner dazu in einer ONLY-Liste einfach nicht aufgefiihrt.
Die explizite Auflistung aller anderen (notigen oder nicht storenden) Bezeich-
ner konnte allerdings miihsam sein. Komplementir zu den ONLY-Importen
wéren daher zuséitzliche ALLBUT-Importe sinnvoll:

IMPORT Nat ALLBUT +
IMPORT Real ONLY +...

Ein Problem beim Ausschluss von Namen ist es, wenn derselbe Name an
mehreren Stellen importiert wird. Vollstdndige und insbesondere transitive
Importe konnten einen sorgfiltigen Namensausschluss wieder zunichte ma-
chen. Vollsténdige und selektive ALLBUT- und auch ONLY Importe derselben
Instanz einer Struktur machen zusammen also nicht viel Sinn. Fiir Namen,
die durch ALLBUT explizit nicht importiert werden sollen, will man zumin-
dest wissen, ob sie nicht doch durch andere Importe hinzukommen. Importe
sollten sich also nicht widersprechen.

Bei direkten Importen (Abschnitt [7.3]) konnen Kollisionen schon syntaktisch
vermieden werden, indem man pro Instanz einer Struktur entweder

e cinen COMPLETELY- oder
e einen ALLBUT-Import oder

e nur ONLY-Importe erlaubt.
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Davon unberiihrt kann die Moglichkeit bleiben, dieselben Importe zu wieder-
holen.

Der Ausschluss spezieller Instanzen wiirde die Repréasentation der Namens-
rdume erschweren:

IMPORT Seq ALLBUT seq[bool] - illegal

Da aber auch der entsprechende ONLY-Import problematisch ist, sollte man
eine Instanzannotation fiir den importierten Bezeichner gar nicht vorsehen

(Abschnitte und [7.4.2)).

Ein Nachteil von ALLBUT-Importen ist, dass die verwendbaren Bezeichner
der importierten Namen nicht offensichtlich sind. Das gilt auch fiir vollstén-
dige Importe aber verschérft fiir ALLBUT, weil nicht-verwendbare Bezeichner
explizit aufgefithrt werden konnen. Fiir tiberlagerte Bezeichner ist aber ein
selektiver Ausschluss ideal, ansonsten sind ONLY-Importe vorzuziehen.

7.2.2 Trennung von Typen und Funktionen

Die Gleichberechtigung von Typen und Funktionen ist beziiglich der Para-
metrisierung und Instanziierung beabsichtigt; der Benutzer muss allerdings
Typen und Funktionen gut unterscheiden kénnen. Funktionen werden — mo-
mentan — hauptséchlich in Ausdriicken und — im Vergleich zu Typen seltener
— in Instanzen appliziert. Beim Import eines unannotierten Bezeichners ide
ist diese Unterscheidung syntaktisch nicht so offensichtlich wie bei Typ- und
Funktionsdeklarationen. Typannotationen fiir Funktionen oder (wiederhol-
te) TYPE-Annotationen fiir (mehrere) Typen sind umsténdlich und deswegen
sollte ein syntaktisch getrennter Import von Typen und Funktionen erwogen
werden, etwa in der folgenden Form:

IMPORT Seq[nat| ONLY TYPE seq
FUN = O ...

Uberlagerungen zwischen Typen und Funktionen wiren auf diese Weise leich-
ter kontrollier- und erkennbar. Der selektive Import von Funktionen, ohne
iiberlagerte Typen mit zu importieren, die gar nichts mit der Funktion zu tun
haben, erfordert Typannotationen, die man lieber nur zur Trennung iiberla-
gerter Funktionen verwenden wiirde.
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7.2.3 Generische Instanz

Die Typannotation von instanziiert importierten Funktionen erfolgt mit ih-
ren instanziierten Typen. Wie sollen aber Typannotationen fiir importierte
Funktionen angegeben werden, wenn die formalen Parameter im generischen
(oder im zu konstruierenden) Namensraum nicht zur Verfiigung stehen? In
OPAL sind die Typannotationen entsprechend beschrankt:

IMPORT Seq ONLY seq: TYPE {:seq - legal
IMPORT Seq ONLY ft: seq — « - illegal

Dadurch lassen sich insbesondere die iiberlagerten Funktionen seq vom Typ
a — seq und o X o« — seq (aus Abschnitt [5.4.3) nicht getrennt generisch
importieren.

Die Angabe einer instanziierten Typannotation ist — ebenso wie die direkte
Instanzannotation — in OPAL fiir generische Funktionsnamen nicht zulés-
sig; lediglich partielle Typnamen, in denen formale Parameter weggelassen
werden, sind fiir Typannotationen geeignet. Aber selbst der (in OPAL unzu-
lassige) partielle Name _ — seq wiirde sowohl auf den Typ o X a — seq
als auch auf o — seq passen. (Nur _ x _ — seq wiirde nicht auf & — seq
passen.)

Wenn man bei generischen Importen — wie iiblich — vollstdndig von den Na-
men formaler Parameter abstrahieren und trotzdem jede Funktionalitdt an-
notieren konnen mochte, dann ist das elegant mit einem extra Platzhalter
fiir formale Parameter moglich. Interessanterweise kann der Platzhalter fiir
alle Parameter gleich gewdhlt werden, da Funktionalititen von iiberlager-
ten Funktionen einer Struktur fiir keine Instanz zusammenfallen (Abschnitt
, also auch nicht fiir eine hypothetische Instanz aktueller Parameter mit
gleichen Namensinstanzen!

Als Syntax fiir diesen Platzhalter wird wieder der Unterstrich gewéhlt, der
damit seine Bedeutung als beliebige Namensinstanz (Abschnitt Zumin-
dest fiir generische Importe einbiifit. (Denkbar wére es auch, ein anderes
Schliisselsymbol fiir die formalen Parameter zu wéhlen. Eine beliebige Na-
mensinstanz ist allgemeiner als ein formaler Parameter und sollte daher lén-
ger sein; z.B. wéren auch zwei Unterstriche fiir Namensinstanzen bzw. ein
Punkt fiir formale Parameter geeignet.)

Die Typannotation - — seq wird nun mit der Interpretation des Unterstrichs
als formaler Parameter eindeutig und jede generische Funktionalitit kann so
bei Bedarf immer eindeutig notiert werden. Instanzannotationen innerhalb
der Typen sind natiirlich erlaubt:
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IMPORT Seq ONLY ft: seq — _
IMPORT Set ONLY # : set[_, _: rel[_]] — nat

Die in den Typannotationen verwendeten Namen miissen natiirlich nicht im-
portiert werden. Diese Namen sind im Namensraum der importierten Struk-
tur bekannt und dienen lediglich zur Identifizierung des tatséchlich zu im-
portierenden Namens.

Die Notation Set[_, _] entspricht einer hypothetischen Instanz, wihrend se-
mantisch die importierten Namen beziiglich der formalen Parameter poly-
morph bleiben. Der Versuch einer (durch Typannotationen indirekten) In-
stanziierung mit monomorphen Namen, die sich vom Platzhalter fiir die for-
malen Parameter unterscheiden, wiirde zu einem Identifizierungsfehler fiih-
ren. Generische Namen werden immer mit ihrer generischen Instanz impor-
tiert.

Um dberlagerte Strukturen generisch getrennt zu importieren, kann man typ-
annotierte Platzhalter oder nur die Typen in der Importinstanz angeben:

IMPORT Set[_ : TYPE, _: rel[_]] ONLY set - oder
IMPORT Set|[TYPE, rel[_|] ONLY set

Eine Instanz S[TYPE, _: _] korrespondiert zur Parametrisierung Sla, 8: af.
Welche Parametrisierung passt zu T[TYPE, _]7 Steht also der Platzhalter
fiir die Namensinstanz des zweiten Parameters oder fiir seinen Typ? Das
kann man beliebig festlegen oder Eindeutigkeit per Doppelpunkt erreichen:
T[TYPE, : _] oder T[TYPE, _ : |. Ganz allgemein ist ein fithrender oder folgen-
der Doppelpunkt eine geeignete und minimale Annotation, um Typen und
Funktionen zu unterscheiden!

7.3 Direkter Import

Der direkte instanziierte selektive Import entspricht im Prinzip der Angabe
einer Namensinstanz (Kapitel . Da die Herkunft und Instanz feststeht,
konnen iiberlagerte Namen ide nur typverschieden sein (Abschnitt und
eine Typannotation wére ausreichend, um einen vollen Namen zu erhalten:

ide'Ide[namey, . .., namey]
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Die Namen name; innerhalb der Instanzen stammen aus anderen Importen
oder Deklarationen; ansonsten ergébe sich ein zyklischer Name. Generisch
importierte Namen ide sind entsprechend der formalen Parameterliste der
Struktur Ide gleichartig polymorph:

Vay ... . ide'Ide|ay, ..., oy

Beim direkten Import ist die Menge der potenziell {iberlagerten Namen stark
beschréinkt; es ist daher keine grofle zusétzliche Beschrankung, wenn man
eine eindeutige Identifizierung von typannotierten Bezeichnern fordert. Damit
kann die unmodifizierte Ergebnisinterpretation der Namensidentifikation (aus

Abschnitt [6.2]) wiederverwendet werden!

Typannotationen fiir Bezeichner sind ausreichend und redundante andere An-
notationen bieten keine Vorteile. Scheinbar zyklische Importe sind nicht mog-
lich:

IMPORT Seq[nat: TYPE| ONLY nat: TYPE
IMPORT Seq[real: TYPE| ONLY real: TYPE
IMPORT Seq[seq: TYPE| ONLY seq: TYPE

Die Namen nat’Nat (per Reexport) und real’Real mit unpassender Her-
kunft konnen offensichtlich nicht aus Seq importiert werden. Wenn aber im
letzten Fall seq’'Seq: TYPE importiert wird, dann ergébe sich entweder ein
illegaler zyklischer Name oder fiir einen anderen Namen seq: TYPE mit einer
anderen Herkunft eine Mehrdeutigkeit an der Instanz Seq[seq: TYPE |! (vgl.

Abschnitt [7.1.2))

Wie in Abschnitt [7.2.]] ausgefiihrt, ist der selektive Ausschluss direkt viel
besser kontrollierbar. Ein getrennter Import fiir Typen und Funktionen (Ab-
schnitt ist aber immer noch sinnvoll. Zwar kann es in einer importierten
Struktur Ide maximal einen Typ mit dem Bezeichner ide gegeben, dennoch
sollte man diesen nicht zusammen mit iiberlagerten Funktionen ide impor-
tieren miissen. Lange Typannotationen fiir Funktionen (nach ONLY), nur um
den Import eines iiberlagerten Typs auszuschlieBen, mochte man natiirlich
vermeiden.

Direkte Importe sind nur dann akzeptabel, wenn oder weil der Namensraum
beziiglich der Typen offen sein kann (Abschnitt . Da die Importinstanz
im Namensraum identifizierbar sein muss, sind alle Namen immer beztiglich
ihrer Instanzen abgeschlossen! Vor allem vermeiden aber direkte Importe die
folgenden Nachteile transitiver Importe:
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e Unterschied zwischen Import- und Herkunftsstruktur (Abschnitt
e Identifikation partieller Namen nach ONLY (Abschnitt

e Import generischer Namen aus instanziierten Strukturen

e Import von instanziierten Namen aus generischen Strukturen
e Namensraumexplosion (Abschnitt

e scltene globale Instanzabhéngigkeiten (Abschnitt

e Vielfachimporte transitiver Namen.

7.4 Transitiver Import

Die Importrelation von algebraischer Strukturen ist gerichtet und azyklisch.
Eine graphische Darstellung ist beispielsweise:

A G
/N /N
B C F H
N N/ N

D E 1

Die Struktur A importiert die Strukturen B und C direkt sowie D und E tran-
sitiv. Wie die untergeordneten Strukturen B, C,D und E konkret instanziiert
sind oder welche Namen daraus in der Toplevel-Struktur A verwendbar sind,
ist dieser Relation nicht zu entnehmen. Der DAG kann topologisch sortiert
werden und bestimmt dadurch eine Analysereihenfolge (Kapitel . Unterge-
ordnete Strukturen sind vollkommen unabhdngig von iibergeordneten.

Durch ausschliellich vollstindige und generische Importe stehen immer alle
Namen transitiv abgeschlossen zur Verfiigung. Durch instanziierte Importe
von D innerhalb von B und C wird transitiv die Summe der Instanzen fiir A
exportiert. Durch selektive Importe von D, werden entsprechend iiber B und
C die selektierten Namen fiir A reexportiert.

Andere Instanzen von oder Namen aus D miissen direkt aus D oder transi-
tiv iiber andere Strukturen importiert werden. Aus der Abgeschlossenheit der
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Namen in B und C folgt die Abgeschlossenheit fiir A; da durch mehrere Instan-
zen hochstens Namen zusammenfallen konnen. Um diese Abgeschlossenheit
immer zu gewéhrleisten, miissen selektiv importierte Namen abgeschlossen
sein (Abschnitt . Deklarierte Namen sind per Konstruktion abgeschlos-
sen.

Zwei Vorteile transitiver Importe entsprechen insofern denen von Modulari-

sierungskonzepten (Abschnitt :

1. Man kann viele Namen aus einer Struktur importieren.

2. Die genaue Herkunft eines importierten Namens kann versteckt bleiben.

Um den ersten Vorteil fiir selektive Importe auszunutzen, ist eine Syntax
fiir mehrere ONLY-Namen wichtig. Der Nachteil, manche Namen nur zwecks
Abgeschlossenheit importieren zu miissen, wird dadurch gemildert:

IMPORT Idel...] ONLY name; name,

Ebenso wie fiir einen ONLY-Bezeichner ide mehrere iiberlagerte Namen im-
portiert werden, muss auch ein partieller Name name; nicht eindeutig sein.
Alle auf name; passenden Namen werden importiert. Konkret in OPAL ist
ein partieller Name ein annotierter Bezeichner. Mit dem Platzhalter aus Ab-
schnitt hitte man eine universellere Maske.

Beim Reexport miissen die Herkunft und die Instanz importierter Namen
nicht der importierten Struktur entsprechen. Um transitiv importierte Namen
genauer zu selektieren sind Herkunfts- und Instanzannotationen erlaubt:

IMPORT Nat ONLY < - direkt
IMPORT Seq ONLY nat’Nat - transitiv
IMPORT Set[nat, <| ONLY seq[nat| - transitiv

Sinnvollere Beispiele ergeben sich erst fiir {iberlagerte Namen. Notwendige
Herkunftsannotationen fiir iiberlagerte Namen unterminieren das Verstecken
der Herkunft (Abschnitt [7.4.1]). Unintuitiv ist die Kluft von Herkunfts- und
Instanzannotationen im Vergleich zur Importinstanz. Erlaubt man wie beim
direkten Import nur Typannotationen kiénnen einige Uberlagerungen nicht
gut vermieden werden und dann kann man fast wie in PVS ganz auf selektive
transitive Importe verzichten. In Verbindung mit der Abgeschlossenheit gilt
dieses Argument erst recht!
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Wie beim direkten Import, der keine Instanzannotation unterstiitzt, kann
ein generischer Name aus einer uninstanziierten Struktur nicht instanziert
importiert werden:

IMPORT Seq ONLY seq[nat] - illegal

Diese Restriktion wird in Abschnitt begriindet. Fiir transitiv impor-
tierte Namen ergeben sich dadurch Probleme fiir die Kombination von ge-
nerischen und instanziierten Importen (Abschnitt [7.4.3). Durch diese Kom-
bination kénnen Namen auch teilinstanziiert importiert werden (Abschnitt
. Verzichtet man auf die Mischung von generischen und instanziierten
Importen, dann kénnen sich durch instanziierte transitive Importe theore-
tisch exponentiell viele Namen ergeben (Abschnitt [7.4.5]). Aufierdem kénnen
transitiv importierte Namen aktuelle Parameter in der Importinstanz sein,

die im schlimmsten Fall nicht mehr lokal auflésbar sind (Abschnitt [7.4.6]).

In letzter Konsequenz verbleiben lediglich vollstdndige generische transitive
Importe. Fiir eine transitiv importierte Struktur D lésst sich der mehrfache
Import iiber B und C nach A leicht behandeln.

7.4.1 Herkunftsannotation

Herkunftsannotationen erlauben zwar Uberlagerungen zu vermeiden, sind
aber verwirrend:

IMPORT A ONLY ide’B
IMPORT A ONLY ide’A

Im ersten Fall fragt man sich, warum nicht direkt aus B importiert wird und
im zweiten, warum man den Strukturbezeichner A doppelt angeben muss. Die
erste Frage ist (noch) berechtigt. Im zweiten Fall will man einen iiberlagerten
Namen ide’C oder ide’D nicht importieren. Im Vergleich dazu betrachte man
die Alternative:

IMPORT A ONLY ide’A ide'B

Syntaktisch spart man den IMPORT B, wobei noch offen ist, ob dann ein
ONLY-Bezeichner ide reicht oder ide’B selektiert werden muss. Wenn aber
ein iiberlagerter Name ide’C tatséichlich ein Problem fiir die Formulierung
von Ausdriicken ist und deswegen ausgeschlossen werden soll, dann steht
man vor einem Dilemma: entweder man annotiert beim Import oder spéter
am Ausdruck. In beiden Féllen ist die versteckte Herkunft kein Vorteil.



KAPITEL 7. IMPORT 117

Um zur Vermeidung von Mehrdeutigkeiten eine versteckte Herkunft nicht
offenbaren zu miissen, wurde erwogen, statt einer Herkunftsannotation auch
eine Importannotation zuzulassen:

STRUCTURE S
TYPE t

STRUCTURE T
IMPORT S ONLY t
TYPE t

Beim Import der Struktur T sind durch Reexport die Namen t’S und t'T im
Namensraum. Sind Import- und echte Herkunftsannotationen ununterscheid-
bar, dann wire die Notation t'T mehrdeutig, es sei denn der Name t aus T
verschattet t'S.

Es besteht ein Unterschied zwischen der eigentlichen Herkunft und dem Her-
kommen. Ersteres ist die Struktur, in der ein Name deklariert wird; letzteres
ist irgendeine Struktur, aus der der Name transitiv importiert werden kann.

Wegen der Probleme bei Uberlagerungen kann man auf Herkunfts-, Import-
und auch Instanzannotationen in ONLY-Namen besser ganz verzichten.

7.4.2 Instanzannotation

Beim obigen illegalen Import von seq[nat] aus der generischen Struktur Seq
fragt man sich, warum das nicht genau wie ein instanziierter Import aus
Seq[nat] mit dem ONLY-Bezeichner seq behandelt wird. Der Unterschied
besteht in der Identifizierung der Importinstanz (Abschnitt und dem
partiellen ONLY-Namen. Fiir letzteren wird keine eindeutige sondern eine
moglichst mehrdeutige Identifizierung angestrebt. Dazu wertet man die po-
tenziell mehrelementige Ergebnisliste von Algorithmus Z aus (Kapitel @
Dariiberhinaus stellt sich die Frage in welchem Namensraum der partielle
ONLY-Namen identifiziert werden soll:

IMPORT Real ONLY real
IMPORT Seq ONLY seq(real| - illegal

Zur Identifizierung von seqreal] ist der generische Namensraum Seq nicht
geeignet. Nur im umfassenden Namensraum, mit dem eine Importinstanz
aufgelost wird, ist real bekannt:



KAPITEL 7. IMPORT 118

IMPORT Real ONLY real
IMPORT Seq|real| ONLY seq[real] - legal

Im instanziierten Namensraum Seq[real| kann seq|real] identifiziert wer-
den. Ohne den aktuellen Parameter real wére der Namensraum Seqreal]
nicht abgeschlossen. In OPAL wird real trotzdem nicht reexportiert:

IMPORT Real ONLY real
IMPORT Seq[real] ONLY real - Reexport?

Der doppelte Import von real ist zwar nie notig, aber muss deswegen nicht
illegal sein. Offenbar verhindert die in Seq unbekannte Herkunft Real den
Reexport oder der aktuelle Parameter real wird ebenso wenig exportiert
wie ein formaler.

Mehrdeutigkeiten fiir Importinstanzen wurden in Abschnitt diskutiert
und verworfen. Die illegale Instanziierung des ONLY-Namen wird technisch
verhindert, indem man generische Namen speziell instanziiert (Abschnitt
7.2.3). Dadurch kann z.B. das polymorphe n-Tupel nicht mit einem mehr-
deutigen Typ t instanziiert werden und zu 2* Losungen fiihren.

Durch die Eindeutigkeit der Importinstanz kann sich eine Instanzannotation
am ONLY-Namen nur fiir reexportierte Namen unterscheiden. Wie zuvor fiir
die Herkunft kann man dann besser auf Instanzannotationen verzichten.

7.4.3 Reexport generischer Namen

Der instanziierte Import von Seq|a] innerhalb von Set bewirkt, dass der
instanziierte Namensraum Set[nat, <| nur instanziierte Namen enthélt und
insbesondere die Struktur Seq[nat] reexportiert wird. Wie séhe aber der Re-
export aus, wenn Seq innerhalb von Set generisch importiert worden wire?

In OpAL wurde dieses Problem lange durch die Trennung einer Struktur in
Schnittstelle und Implementierungsteil sowie den ausschlieSlich instanziierten
Importen fiir Schnittstellen vermieden. Die explizite Auflistung aller beno-
tigten Instanzen erwies sich aber als ldstig und deswegen wurden generische
Importe fiir Schnittstellen erlaubt. Dieses hat sich in der Praxis relativ gut
bewéhrt. Fiir den Reexport wurden folgende drei Moglichkeiten erwogen:
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1. Es werden nur die konkreten Instanzen von Seq reexportiert, die inner-
halb der Struktur Set verwendet werden.

2. Die Namen aus der Struktur Seq konnen transitiv nur generisch aus
Set importiert werden.

3. Die generischen Namen aus Seq konnen transitiv beliebig instanziiert
importiert werden.

Die Beschrankung auf konkret verwendete Instanzen ist d&uflerst unintuitiv, da
erstens diese Instanzen an Applikationsstellen nicht so unmittelbar klar sind
und zweitens eigentlich alle potenziellen Instanzen von Seq im Namensraum
von Set liegen und deswegen auch reexportiert werden miissten. SchliefSlich
werden in OPAL nicht benutzte instanziierte Importe ebenfalls reexportiert.
Konsequenter wiirde man als Reexport den minimal abgeschlossenen Na-
mensraum festlegen, der genau die gegebenen Typ- und Funktionsdeklara-
tionen umfasst. Sobald eine Struktur dann instanziiert wird, sind alle reex-
portierten Namen monomorph!

Die zweite Alternative entspricht der OPAL-Implementierung und dem Kon-
zept mit der generischen Instanz (Abschnitt [7.2.3). Aus der instanziierten
Struktur Set[nat, <] kann man die Sequenzen seq dann allerdings auch nur
generisch transitiv importieren. Dadurch darf der generische Name zwar in-
stanzitert in Annotationen vorkommen, wird aber nicht instanziiert sondern
nur generisch reexportiert:

IMPORT Set[nat, <| ONLY seq asSeq: set|nat, <| — seq[nat]
Weitere instanziierte Importe von seq wéren nutzlos und damit instanziierte
Importe insgesamt relativiert.

Die dritte Alternative, generische Namen beliebig instanziiert transitiv zu
importieren, ist ebenso problematisch wie direkt aus der generischen Struktur
Seq potenziell mehrdeutige Instanzen zu importieren (Abschnitt [7.4.2]).

7.4.4 Teilinstanziierte Namen

Mit Hilfe von Reexporten konnen teilinstanziierte Namen importiert werden:

STRUCTURE S[c
IMPORT Pair|a,nat] COMPLETELY
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STRUCTURE T
IMPORT S COMPLETELY

Durch den generischen Import der Struktur S in T werden transitiv die Paa-
re Pair teilinstanziiert importiert. Teilinstanziierte Namen im Namensraum
haben den Nachteil, dass sie fiir bestimmte Instanzen iiberlappen kénnen
und deswegen zusétzlicher Aufwand bei der Namensidentifikation nétig wird

(Abschnitt [6.2.2)).

Legt man dennoch auf teilinstanziierte Namen Wert, dann sind Reexporte auf
Grund ihrer Indirektion eher ein ungeeignetes Sprachmittel. Besser wéren
direkte Importe Pair[  nat] mit Platzhaltern (vgl. Abschnitte

und

7.4.5 Namensraumexplosion

Der formale Parameter o der Struktur Set[a, <] bewirkt eine Abhéngigkeit
der reexportierten Struktur Seq[a]. Durch mehrere Instanzen und lingere
transitive Importketten kann man daher exponentiell viele Namen erzeugen.
Im Folgenden wurden Typdeklarationen fiir formale Parameter o und 3 weg-
gelassen:

STRUCTURE S[a/
TYPE a
TYPE b

STRUCTURE S [a, 3]
IMPORT S[a] ONLY a b
IMPORT S[3] ONLY a b

STRUCTURE S; 4|a, (]
IMPORT 8S;|o, 3] ONLY a b
IMPORT S;ala],b[f]] ONLY a b
IMPORT 8;la[f],b[a]] ONLY a b

Die Struktur 8; enthélt die 4 Typnamen ala], a[5], b[a], b[3]. In der Struktur
Sy kommen zu den obigen vier noch die acht Namen afa[a]], a[b[5]], bla]a]],
b[b[4]] und ala[s]], albla]], b[a[F]], b[b[a]] hinzu. Insgesamt umfasst S; 4 im-
mer die gleichen Namen aus S;. Alle 12 Namen der Struktur S, werden in
Ss importiert; dariiberhinaus werden diese 12 Namen noch zweimal erweitert



KAPITEL 7. IMPORT 121

instanziiert importiert, wodurch zusétzlich 2 x 8 = 16 lingere (und verschie-
dene) Namen hinzukommen. S; umfasst also 12 + 16 = 28 Namen. Fiir S,
ergibt sich die Anzahl 28+ 2% 16 = 60 und allgemein lautet fiir S; die Formel
212 — 4 (Die Instanziierungen in 8; sind immer eindeutig.)

Nicht nur der Namensraum wéchst exponentiell mit der Anzahl der Struk-
turen sondern auch die wvielfach importierten Namen, die nur einmal im Na-
mensraum einzutragen sind. In der Praxis sind derartig gigantische Namens-
raume irrelevant aber allein die Moglichkeit ihrer Konstruktion ist eher schéid-
lich als niitzlich.

Nachdem die Mischung von generischen und instanziierten transitiven Impor-
ten problematisch war, sprechen hauptséchlich die Erfahrungen aus OPAL,
also der hohere Schreibaufwand, gegen ausschliellich instanziierte Importe.

7.4.6 Abhingige Importinstanzen

Die Frage (Abschnitt [7.4.2)) in welchem Namensraum ein partieller ONLY-
Name zu identifizieren ist, soll nun noch fiir gewisse zyklische Importe unter-
sucht werden:

IMPORT Seq[nat| ONLY nat ...

Der Typ nat wird aus Seq reexportiert und dann fiir die Instanziierung
Seq[nat]| benutzt. Ein Zyklus konnte auch mehrere Deklarationen umfassen,
z.B. wenn die parametrisierten Strukturen C und D jeweils (die Typen) b'B
bzw. a’A reexportieren:

IMPORT C[a] ONLY b
IMPORT D[b] ONLY a

Noch schwieriger wird es, wenn transitive Importe nur von einem Teil der
Importinstanz abhéngen. Im Folgenden stehen a und b fiir Typparameter
sowie ¢ und d fiir parametrisierte Typen:

STRUCTURE E|[a, b]
IMPORT C[a] ONLY c
IMPORT D[b] ONLY d

STRUCTURE F|a, b]
IMPORT E|[c,b] ONLY d
IMPORT E|a, d] ONLY ¢
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Die obige Struktur E[a, b] reexportiert die Namen c[a] und d[b]. Aus E[c, b]
kann also (unabhéngig von c) d[b] und aus E[a,d] (unabhingig von d) c[a]
transitiv importiert werden. Mit diesen Importen sind dann die Instanzen
eindeutig zu E[c[al, b] und E[a, d[b]] auflésbar.

Eine inkrementelle Analyse (vgl. Kapitel [§)) kann die formale Parameterliste
in unabhdngig identifizierbare Teile partitionieren und davon abhingige Re-
exporte vorab zum Namensraum hinzunehmen.

Die beiden Typparameter der obigen Struktur E sind wnabhdngig. Die Pa-
rameter der Struktur Set hingegen sind abhdngig voneinander und miissen
zusammen aufgelost werden:

IMPORT Nat ONLY nat
IMPORT Set[nat, <] ONLY seq

Ohne Beriicksichtigung der <-Relation darf der partielle Name nat nicht zu
nat’'Nat aufgelst werden und dann transitiv aus Set der Name seq[nat’Nat]|
importiert werden. Moglicherweise ist die <-Relation tiberlagert, dann kénnte
sich die eindeutige Instanz Set[nat’BigNat, <] ergeben (Kapitel [f]), wodurch
tatséchlich seqnat’BigNat| reexportiert wiirde.

Ein komplizierter Zyklus ergibt sich, wenn der Typ eines abhdngigen Para-
meter reexportiert wird und sich erst daraus die Gesamtinstanz ergibt:

IMPORT Nat ONLY nat
IMPORT Set[nat, <] ONLY rel
FUN <: rel[nat]

Ohne die Kenntnis der Gesamtinstanz [nat, <] ist der Reexport rel[nat] un-
klar, und ohne rel[nat| fehlt auch die fiir die Instanz notige <-Relation.
Betrachtet man wieder die Uberlagerung des Typs nat, dann kann sich die
Auflosung der Instanz aus einer Annotation in der entfernten Funktions-
deklaration ergeben:

IMPORT Nat ONLY nat
IMPORT BigNat ONLY nat
IMPORT Set[nat, <] ONLY rel
FUN <: rel[nat’BigNat|

Die Analyse derartiger Zyklen wird in OPAL durch die Verwendung von
Unbekannten fiir die nicht direkt auflésbare Instanz von Set versucht (Ab-
schnitt . Die fehlerhafte unabhdngige Betrachtung von nat in der In-
stanz Set[nat, <| fiihrt aber zu einer Mehrdeutigkeit (Kapitel [f)).
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Im Sinne der nachfolgenden Namensraumanalyse und der lokalen Auflésbar-
keit (Abschnitt [7.1.1)) ist es angemessen und pragmatisch derartige Zyklen
als Fehler zuriickzuweisen.

Als Hauptvorteil fiir transitive Importe verbleibt, vollstandig generisch grofie
Namensriume zu bilden. In Abschnitt werden dazu alternative Modul-
konzepte beleuchtet.






Kapitel 8

Namensraumanalyse

Mit dem Werkzeug der Namensidentifikation Z (Kapitel[f), bei der von einem
festen Namensraum ausgegangen wird, ist nun die eigentliche Konstruktion
der Namensrdume zu untersuchen.

Ein Namensraum wird durch Deklarationen der Form ¢ ::== ide: name eta-
bliert. Durch eine Funktionsdeklaration FUN ide: name wird ein neuer voll-
standiger Name mit dem Bezeichner ide in Abhéngigkeit von dem partiellen
Namen name deklariert. Im partiellen Namen name wiederum werden andere,
schon bekannte Namen appliziert.

Typdeklarationen der Form TYPE ide sind vollig unabhéngig von anderen De-
klarationen. Freie Datentypvereinbarungen, wie z.B. fiir die Sequenzen seq,
werden zu ihrer induzierten Signatur expandiert. Ebenso sind Importe (siehe
Kapitel @ als Deklarationen der Form IMPORT name ONLY ide zu betrach-
ten, wobei durch Uberlagerungen i.A. mehrere Namen mit dem Bezeichner
ide importiert werden.

Insgesamt ergibt sich der Namensraum genau aus den mit TYPE, FUN oder
IMPORT eingeleiteten Deklarationen. Dieser Namensraum selbst (bzw. nur
ein Teilraum davon) ist die Basis fiir die Namensidentifikation der partiellen
Namen in Applikationen. Die fiir die Namensraumanalyse relevanten Appli-
kationsstellen sind dabei

e Typen in Funktionsdeklarationen und

e Instanzen von Importen.

125
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Lineare Sichtbarkeit

Die elementarste Namensraumkonstruktion ist die sequenzielle Abarbeitung
des Quelltextes und eine schrittweise Vergréflerung des Namensraums. Alle
Namensidentifikationen hédngen von der textuellen Position ab, wodurch ei-
ne gewisse Notationsreihenfolge abhéngiger Deklarationen erzwungen wird.
Diese lineare Sichtbarkeit ist fiir fast alle algebraischen Spezifikationssprachen
verbreitet. OPAL bildet eine rithmliche Ausnahme!

Fiir einen Quelltext mit n Deklarationen 6 ... d, ergibt sich eine korrespon-
dierende Folge von Namensrdumen Ng...N,. Der initiale Namensraum ist
dabei im einfachsten Fall leer; der nichste Namensraum N; 4 ergibt sich aus
dem vorherigen Namensraum N; und der in diesem Kontext (mit Z) zu iden-
tifizierenden Deklaration 6;.4:

No = {}

Nitg = N3 + I(Nyg, d549)

Die Identifikation einer Deklaration 6 = ide: name erfordert die Namens-
identifikation von name und die Konstruktion eines neuen Namens mit dem
Bezeichner ide und mit dem Typ oder der Importinstanz I(N,name) (siche

Abschnitt .

Die schon fiir die imperative Sprache PASCAL verwendete sequenzielle (One-
Pass) Analyse hat methodische Nachteile, die relativ leicht vermieden werden
konnen. In den jiingeren imperativen, objektorientierten und funktionalen
Sprachen mit einem Modulkonzept z.B. JAVA und HASKELL ist der Namens-
raum fiir ein Modul einheitlich. Der Giiltigkeitsbereich der importierten und
deklarierten Namen ist immer das gesamte Modul.

Die unschone FORWARD-Deklaration aus PASCAL kann z.B. leicht durch einen
zusitzlichen Durchlauf (Pass) vorab, bei dem alle Deklarationen aufgesam-
melt werden, oder nachtréglich durch Back-Patching vermieden werden. Die
Abhéngigkeiten in den Signaturen von algebraischen Sprachen koénnen aller-
dings tiefer geschachtelt sein, so dass mehrere Durchlaufe erforderlich sind.

Im folgenden Abschnitt B.I] wird eine datengetriebene Namensraumanalyse
angegeben, die unabhéngig von der textuellen Reihenfolge der Deklarationen
ist und nur den hierarchischen Aufbau der Namen (aus Abschnitt aus-
nutzt. In Abschnitt wird die in OPAL vorbildlich entworfene — aber nur
unvollstdndig implementierte — Deklaration der formalen Parameter erlautert
und mit denen anderer Sprachen verglichen.
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Die datengetriebene Namensraumanalyse erweist sich fiir die Konstruktion
der abgeschlossenen Parametersignatur als besonders geeignet. Inspiriert von
LPG werden als Neuerung implizite formale Parameter vorgeschlagen, wo-
mit auf elegante Weise die aus OBJ bekannten Views simuliert werden kon-
nen (Abschnitt [8.3). Abschlieflend werden zyklische Strukturen mit struktur-
itbergreifender polymorpher Rekursion und andere Modularisierungsaspekte
betrachtet (Abschnitt [8.4).

8.1 Reihenfolgeunabhingigkeit

Als Motivation fiir die nachfolgende Namensraumanalyse betrachten wir zu-
néchst die Abhéngigkeitsanalyse mehrerer Strukturen beziiglich der azykli-
schen Importhierarchie (Abschnitt [7.4)).

Liegen die Strukturen als getrennte Quelltextdateien vor, dann ist allein auf
Grund der Dateinamen keine Analysereihenfolge bekannt. Man wiirde also
alle Dateien durchsuchen und im ersten Schritt nur solche Strukturen D ak-
zeptieren, die keine anderen Strukturen importieren. In weiteren Schritten
wiirden dann solche Strukturen (B und C) analysiert, die nur schon bekannte
Strukturen importieren. Diese fortzusetzende Vorgehensweise ist datengetrie-
ben, da die bekannten Daten benutzt werden, um noch unbekannte Daten zu
analysieren.

Eine alternative nahezu dquivalente Vorgehensweise ist zielorientiert. Aus-
gehend von einer (Toplevel-) Struktur A, die zu analysieren ist, wiirde man
zunéchst rekursiv die importierten Strukturen analysieren, die ihrerseits Re-
kursionen anstoffen. Dabei kann eine Struktur D mehrfach von verschiedenen
Strukturen (B und C) importiert werden. Mit etwas Verwaltungsaufwand kann
eine doppelte Analyse (von D) vermieden werden; aulerdem sollte (statt einer
Endlosrekursion) eine illegale zyklische Abhéngigkeit erkannt werden kénnen.
Bei der datengetriebenen Abhéngigkeitsanalyse werden zyklische Importe
daran erkannt, dass die betroffenen Strukturen schlicht nicht analysierbar
sind, da mindestens eine importierte Struktur noch nicht bekannt ist.

Die folgende Namensraumanalyse, die unabhdngig von der textuellen Reihen-
folge der Deklarationen ist und Literate Programming [Knu84] besser unter-
stiitzt, basiert auf dem induktiven Namensaufbau. Beginnend mit dem leeren
Namensraum ergibt sich der néchste Namensraum N;,; aus allen Deklaratio-
nen, die mit Hilfe des i-ten Namensraums identifizierbar sind. Die folgende
Notation I7(N,d) steht fiir die eindeutige Identifizierbarkeit der Deklaration
d und I(N,d) bezeichnet dann den zugehorigen vollstandigen Namen:
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No = {}

Den Namensraum N; bilden so die generischen und unparametrisierten Im-
porte sowie die Typdeklarationen. Fiir solche Deklarationen miissen keine par-
tiellen Namen identifiziert werden. Danach kénnen einige Typen von Funk-
tionsdeklarationen oder Instanzen von Importen identifiziert werden und die
zugehorigen Namen zum Namensraum hinzugefiigt werden. Mit diesem gro-
Beren Namensraum N, konnen dann weitere Funktionalititen oder Importin-
stanzen identifiziert werden:

Typdeklarationen

+
generische Importe

instanziierte Importe

+
Funktionsdeklarationen

Die iterative Berechnung der Namensraumfolge N; muss so lange fortgesetzt
werden, bis sie nicht mehr streng monoton wéchst. Dieses ist nach spétestens
n Iterationen der Fall, da in jeder Iteration mindestens eine weitere Deklara-
tion d; zusétzlich identifiziert werden muss. Andert sich der Namensraum
nicht mehr, dann sind entweder alle Deklarationen aufgelést oder unauf-
l6sbare (fehlerhafte) Deklarationen verblieben. In Abschnitt wird ein
korrektes Beispiel angegeben. Abschnitt erldutert die Nachteile einer —
alternativen und konkret fiir OPAL implementierten — zielorientierten Na-
mensraumkonstruktion am Beispiel wiederholter Deklarationen.

Mehrdeutige Deklarationen sind ebenfalls Fehler, die direkt wéhrend der
Identifizierungen erkannt werden konnen. Das Préadikat I?(Ny,d;) ist fiir ei-
ne mehrdeutige Deklaration d; nicht mehr erfiillt; d.h. eine Mehrdeutigkeit
kann man auch daran erkennen, wenn ein Name n € N; nicht mehr in Nj 4
vorkommt, also die Namensraumfolge beziiglich der Teilmengenrelation nicht
mehr monoton wichst. Nach dem Entdecken einer Mehrdeutigkeit muss die
[teration abgebrochen werden bzw. die mehrdeutige Deklaration ignoriert
(entfernt) werden.
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8.1.1 Abschlielender Mehrdeutigkeitstest

Eine kleine Variation bei der Konstruktion des Namensraums N;., ist die
Beriicksichtung nur solcher Deklarationen, die noch nicht aufgelost wurden.
Deklarationen, die zuvor schon eindeutig aufgelést wurden, bleiben eindeutig
und werden erst ganz zum Schluss auf Mehrdeutigkeiten untersucht:

17({},0

j= )
)|< <n A

i)}
I?7(Ny,85) AI(Ni_q,8;5) € N;}

Bei dieser Variation wird nach dem Import von seq[nat| die partielle Instanz
Seq[seq] (Abschnitt als Seq[seq[nat]] aufgeldst, unabhéingig davon, ob
man Seq[seq] nachtriglich als mehrdeutig zuriickweist. Verzichtet man auf
einen abschliefenden Mehrdeutigkeitstest, dann wird zu Gunsten von hierar-
chisch untergeordneten Namen aufgelost, was nicht unbedingt der Intuition
entspricht:

IMPORT Nat ONLY nat
IMPORT Seq[nat| ONLY seq
IMPORT Seq[seq| ONLY seq
FUN f: seq

Im Beispiel wiirde die Instanz [seq] ebenso wie der Typ zur Funktionsdeklara-
tion f : seq (scheinbar willkiirlich) als seq[nat] aufgelost. Die Zuriickweisung
von seq im Typ fiir £ als mehrdeutig einerseits, aber eine eindeutige Ak-
zeptanz von seq in der Instanz Seq[seq| andererseits, wire methodisch wie
implementierungstechnisch problematisch.

Die Reihenfolgeunabhéngigkeit soll einen einheitlichen Namensraum fiir die
gesamte Struktur garantieren; dieser Einheitlichkeit widerspréche eine lokale
Beschriankung des Namensraums fiir die Analyse des Imports Seq[seq], bei
dem der damit importierte Name seq ausgeschlossen wiirde.

Der nach k Iterationen gewonnene Namensraum Ny mit Ny = Ny_, sollte also
auch diejenigen Deklarationen immer noch eindeutig identifizieren, die zuvor
nur in einem kleineren Namensraum untersucht wurden:

V3.17(Ny, 6;)

Sind im Namensraum Ny alle Deklarationen eindeutig auflosbar, dann handelt
es sich — auf Grund der Monotonie der Identifizierung aus Abschnitt -
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um genau die Auflésungen, die schon wéhrend der Iteration mit kleineren
Namensrdumen gefunden wurden und zur Konstruktion von Ny beigetragen
haben. (Ein in einem kleineren Namensraum identifizierter Name kann in
einem grofleren Namensraum hochstens mehrdeutig geworden sein.) Fiir den
finalen Namensraum gilt also:

Ne = {I(Ng,d5) [ 1< j <n}

Die inkrementelle Berechnung des Namensraums korrespondiert zum streng
hierarchischen Aufbau der Namen und schliefft zyklische Namen aus. Der
abschlieBende Mehrdeutigkeitstest garantiert a-posteriori die Eindeutigkeit
aller Identifizierungen!

Eine Fehlentscheidung bei der Identifikation eines Namens nj in einem klei-
neren Namensraum wére nur moglich, wenn eine noch nicht bekannte Mehr-
deutigkeit vorliegt. Diese Mehrdeutigkeit wird aber entweder unabhéngig von
n; entdeckt oder (wie fiir den zyklischen Import von seq) durch n; selbst er-
zeugt. In beiden Féllen wird der Quelltext zuriickgewiesen.

Ohne Monotonie der Namensidentifikation, etwa wenn deklarierte Namen
importierte Namen (wie in PVS) verschatten, kann — abgesehen von der Ver-
schattungsproblematik fiir die Namensidentifikation (vgl. — aus der Ein-
deutigkeit am Ende nicht auf dieselbe Identifizierung wdahrend der Namens-
konstruktion geschlossen werden.

8.1.2 Eindeutiges Beispiel

Im folgenden Beispiel Set0fSet muss zunéchst der Elementtyp elem in Zeile
4 bekannt sein, um die zugehorige <-Ordnung in der letzten Zeile 6 auflosen
zu konnen. Der Elementtyp und die Ordnung werden weiter in Zeile 2 als
Instanz der Mengenstruktur Set appliziert und dadurch einfache Mengen
set|elem, <] importiert. In Zeile 5 wird fiir die importierten einfachen Men-
gen eine Ordnung deklariert, die in Zeile 3 eine weitere Instanziierung der
Mengenstruktur erlaubt, wodurch Mengen von Mengen set[set[elem, <], <]
importiert werden.
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STRUCTURE Set(0fSet 1
IMPORT Set[elem, <] ONLY set: TYPE - Mengen
IMPORT Set[set[elem, <|, <] ONLY set - geschachtelt 3
TYPE elem - unspezifiziert 4
FUN < : setf[elem, <| X set[elem, <] — bool - Ordnungen 5

FUN <: elem X elem — bool

Die Zeilen werden also geméafl dem Aufbau der Namen in der Reihenfolge 4, 6,
2, 5, 3 analysiert. Dieselbe Analyse ergibt sich fiir parametrisierte Strukturen.
Man kann nachtréglich vom Typ elem und von der zugehorigen Ordnungs-
funktion abstrahieren, indem man diese als formale Parameter auflistet. Die
Bezeichnung elem kann beibehalten werden:

STRUCTURE SetOfSet[elem, <]
-weiter wie oben

Interessant ist noch die Uberlagerung fiir die <-Relation iiber dem Element-
typ elem und den Mengen set[elem, <|. Auf Grund der Abgeschlossenheit
der Parameter kommt die zu exportierende <-Funktion nicht als Parameter
in Frage. Zwei formale <-Parameter miissten durch Typannotationen unter-
schieden werden:

STRUCTURE Set0fSet[elem, <: rellelem|, <: rel[set]|
-wie oben

Es werden nur noch Mengen von Mengen reexportiert. Fiir einen aktuellen
Elementtyp elem wére natiirlich der direkte Import Set[set[elem, <], <] ad-
dquater. Die Struktur Set stellt dariiberhinaus eine Ordnung fiir (beliebig
tief) geschachtelte Mengen zu Verfiigung (Kapitel .

Da der Typ set[elem, <] im dritten formalen Parameter <: rel[set] ebenso
wie rellelem| importiert wird und nur von untergeordneten formalen Para-
metern abhéngt, ist diese Parametrisierung zwar fragwiirdig aber legal (Ab-

schnitt .

8.1.3 Wiederholte Deklaration

Dieselbe zielorientierte Vorgehensweise zur Analyse mehrerer Strukturen ist
auch fiir die Namensraumkonstruktion innerhalb einer Struktur denkbar aber
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etwas anspruchsvoller. Muss fiir irgendeine Deklaration d; der partielle Na-
me name; identifiziert werden, dann sind rekursiv solche Deklarationen zu
untersuchen, deren Bezeichner mdglicherweise in namej appliziert werden.
Die iiberlagerten Bezeichner erschweren bei dieser Vorgehensweise die Ver-
waltung bzw. erfordern Fallunterscheidungen, die datengetrieben einfacher
(und modular) durch die Namensidentifikation behandelt werden.

Die datengetriebene Namensraumanalyse ist auflerdem besser geeignet, wie-
derholte Deklarationen zu behandeln. Methodisch soll durch die redundan-
te Wiederholung einer Deklaration die Lesbarkeit und Konsistenz verbessert
werden. (Eine inkonsistente Anderung von nur einer Deklaration wiirde durch
eine fehlende Definition bemerkt werden.)

Auf Grund der partiellen Schreibweise von Namen miissen wiederholte De-
klarationen syntaktisch nicht identisch sein. Zwei Deklarationen sind dann
gleich, wenn sie fiir denselben wvollstindigen Namen stehen.

Fiir die unteren zwei Funktionsdeklarationen f ist aber nicht offensichtlich,
ob es sich um Uberlagerung oder um eine Wiederholung handelt:

IMPORT T ONLY t: TYPE - unparametrisiert

IMPORT S ONLY s: TYPE - wie ist die Struktur S parametrisiert?
IMPORT R[t] COMPLETELY - wird ein Typ s importiert?

FUN f: 'S
FUN f: s[t]

Abhéngig von den Strukturen S und R, in die man hinein schauen miisste,
wird ein f: s'S[t] wiederholt deklariert oder es werden zwei Funktionen f
iiber verschiedenen (iiberlagerten) Typen s, etwa s'S[] und s'R[t], deklariert.

Da bei der inkrementellen Analyse eine der beiden Deklarationen zuerst iden-
tifiziert wird, ist leicht erkennbar, ob die andere Deklaration mit einem schon
bekannten Namen zusammenfallt. Bei der zielorientierten top-down Analyse
wére der Verwaltungsaufwand fiir scheinbar iiberlagerte Deklarationen, die
spater zusammenfallen, gréfer.

Analog zu wiederholten Funktionsdeklarationen sind auch wiederholte Im-
porte moglich. Ebenso wie die obigen Typen von f kénnten jetzt Instanzen
von Seq zusammenfallen:
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IMPORT T ONLY t: TYPE

. - weitere Importe
IMPORT Seq[s’S] ONLY seq
IMPORT Seq|s[t]] ONLY seq

Durch eine syntaktische Kennzeichnung von wiederholten Deklarationen wé-
re es moglich, diese direkt als Applikationen von Originaldeklarationen zu
betrachten und insbesondere von ansonsten mehrdeutigen Deklarationen zu
unterscheiden:

IMPORT Nat ONLY nat

IMPORT Seq[nat| ONLY seq

FUN f: seq - mehrdeutig oder wiederholt?
IMPORT Seq[seq|nat|] ONLY seq

FUN f: seq[seq[nat]]

Die erste (spiter mehrdeutige) Deklaration von f wiirde bei der inkrementel-
len Namensraumanalyse (zunéichst) zum konkreten Namen f : seq[nat] fiih-
ren. Wenn aber die mehrdeutige Deklaration eine partiell notierte Wiederho-
lung der unteren Deklaration sein soll, dann darf nur f: seq[seq[nat]] zum
Namensraum hinzugefiigt und erst anschlieBend die (volle) Namensidentifi-
kation der Funktion f: seq (statt nur vom Typ seq) vorgenommen werden.

Nachdem Mehrdeutigkeiten entdeckt wurden, kann man die zugehérigen De-
klarationen natiirlich fiir eine neue Analyse ignorieren und spéter testen, ob
es sich um Wiederholungen handelt. Die Kosten einer doppelten Analyse
stehen aber in keinem guten Verhéltnis zu dem Nutzen, wiederholte Funk-
tionsdeklarationen partieller angeben zu koénnen.

Fiir die in Abschnitt [7.1.0]skizzierte globale Analyse mit Unbekannten im Na-
mensraum erhoht sich der Aufwand. Durch zunéchst disjunkte Unbekannte
fiir Wiederholungen ist der initiale Namensraum zu grof. Dadurch entstehen
Mehrdeutigkeiten, die spater, wenn Unbekannte aufgelost werden, zu korri-
gieren sind. Beim Verkleinern durch Gleichsetzen von Unbekannten kénnen
aber zyklische Namen entstehen, die extra entdeckt und entfernt werden miis-
sen. Durch Entfernen doppelter Namen kénnen wiederum weitere Namen mit
Unbekannten zusammenfallen.

Unbekannte und Mehrdeutigkeiten sind nicht nur fiir Importinstanzen [7.1.29]
problematisch, sondern determinieren die zu importierenden Namen nur un-
zureichend. Fiir einen partiellen ONLY-Namen wird man daher von maximal
vielen, potenziell passenden Namen ausgehen miissen.
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Wiederholte Deklarationen und partielle ONLY-Namen konnen eine globa-
le Analyse betrdchtlich erschweren. Die lokale Auflosbarkeit der Instanzen
und die eindeutige Identifizierung fiir typannotierte ONLY-Bezeichner direk-
ter Importe erhoht erheblich die Transparenz wiederholter Deklarationen fiir
Mensch und Maschine.

8.2 Abgeschlossene Parametersignatur

Eine abgeschlossene Parametersignatur wird haufig separat festgelegt, so z.B.
in LPG und OBJ durch Properties bzw. Theorien:

THEORY TotalOrder
TYPE «
FUN <: a X o — bool
LAW ...

STRUCTURE Set
ASSUME TotalOrder|a, <]

Die Parametersignatur TotalOrder ist unparametrisiert. Durch ASSUME wer-
den neue formale Parameter deklariert. Die Eigenschaften der Parameter sind
die aus TotalOrder. Die Instanznotation TotalOrder|«, <] (aus LPG) ermog-
licht nur eine Umbenennung der Bezeichner. Die Theorie TotalOrder kann
in anderen Strukturen wiederverwendet werden. Fiir einfache Typparameter
existiert eine triviale Theorie.

In Pvs wird die gesamte Parametersignatur direkt in eckigen Klammern no-
tiert, was fiir den Regelfall einer einfachen Parametrisierung kiirzer ist. In
OPAL-Syntax sieht das so aus:

STRUCTURE Set[a: TYPE, <: a X & — bool]

Notige Importe konnen dabei innerhalb der formalen Parameterliste notiert
werden. (Durch den impliziten Import der 42 Seiten grofien Pvs-Prelude ist
der explizite Import in Parameterlisten selten nétig.) Die Reihenfolge der
Parameter muss in PVS der linearen Sichtbarkeit gehorchen.

Die obige formale Parameterliste ist auch fiir OPAL korrekt, die partiellen
Namen «: TYPE und <: relfa] in der Liste sind allerdings nicht die Dekla-
rationsstellen der Parameter sondern Applikationsstellen. Parameter in OPAL
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miissen explizit innerhalb der Struktur deklariert werden. (Fiir obigen Spezi-
alfall wire natiirlich eine Ausnahmeregelung méglich.) Die Typannotationen
in formalen Parameterlisten sind redundant und helfen héchstens, Parameter
von iiberlagerten exportierten Namen zu unterscheiden. Dariiberhinaus kann
die Reihenfolge der partiell notierten Parameter in der formalen Parameter-
liste frei und unabhéngig von einer Reihenfolge der Deklarationen innerhalb
der Struktur gewihlt werden (Beispiel . Die Reihenfolge aktueller Pa-

rameter in Instanzen (etwa Set2[<,nat]) ist damit festgelegt:

STRUCTURE Set2[<: a X a — bool,a: TYPE]
TYPE «
FUN <: a X a — bool

Die eigentliche Namensraumkonstruktion ist durch die nachtrdgliche Be-
trachtung der formalen Parameterliste im Vergleich zu LPG und PVS nicht
mehr offensichtlich. In diesen beiden Sprachen wird die garantiert abgeschlos-
sene Parametersignatur ganz leicht vorher bestimmt.

Selbstverstandlich kénnen (in OPAL) nicht beliebige Deklarationen formale
Parameter werden. Folgende Forderungen miissen erfiillt sein:

1. Formale Parameter sind undefiniert.

2. Die Parametersignatur ist abgeschlossen.

Um von Teilen einer Struktur abstrahieren zu konnen, sollten formale Pa-
rameter variabel oder unspezifiziert sein. Durch Definitionsgleichungen und
freie Datentypdeklarationen werden Namen festgelegt.

Der Abschluss gewahrleistet, dass die Parametersignatur eine untergeordnete
Basis der Gesamtstruktur ist. Alle Teilkomponenten von formalen Parame-
tern gehoren zur Parametersignatur und in Abhéngigkeit davon werden die
zu exportierenden Namen deklariert.

Durch die schrittweise Vergroflerung des Namensraums (Abschnitt kann
man in jeder Iteration versuchen, die Parameter vorab zu bestimmen. Die
identifizierten Deklarationen sind dabei per Konstruktion abgeschlossen! (Die
abgeschlossene Parametersignatur muss in offenen Namensraumen nicht tran-
sitiv abgeschlossen sichtbar sein. Garantiert sind nur die Toplevel-Typen for-
maler Parameter im Namensraum enthalten.)

Eine nachtrdgliche Priifung des Abschlusses fiir die in der Parameterliste
identifizierten Namen ist mithsam. Fiir Funktionsparameter mit Funktionen
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im Typ ist die OPAL-Implementierung prompt unvollstéindig. Mehrdeutigkei-
ten bei der Parameteridentifikation werden von OPAL nicht beziiglich Abge-
schlossenheit untersucht.

Zum Beispiel betrachte man die Uberlagerung der <-Funktion aus der Struk-
tur Set (Kapitel . Der Typ set sieht zwar syntaktisch ebenso aus, wie
der formale Parameter «; er kann aber direkt als Parameter ausgeschlossen
werden, weil er nicht in der Parameterliste vorkommt; die von set abhdngige
Funktion <: rel[set| kann deswegen erst recht kein formaler Parameter sein.

Die inkrementelle Namensraumanalyse unterstiitzt also ideal die Bestimmung
der abgeschlossenen Parametersignatur.

Parameterannotation

Da formale Parameter vorab bekannt sind, lasst sich die folgende Notations-
alternative fiir parametrisierte Namen innerhalb ihrer Herkunftsstrukturen
realisieren:

FUN #: seq|a] — nat - Notationsalternative

Innerhalb der Struktur Seq ist seq unparametrisiert, kann also nicht instan-
ziiert notiert werden. In Kenntnis des Parameters « ist es aber kein Problem,
den monomorphen Namen seq|a] zu bilden. Konkret kénnte man von einem
hypothetischen Import Seq[a] ausgehen, nach dem seq mit oder ohne Instanz
notiert werden darf.

Fiir die unparametrisierten formalen Parameter selbst sollte man keine In-
stanzannotation erlauben: eine partielle Notation konnte beliebig lang wer-
den: afafa]]. Eine Herkunftsannotation a’Seq kann dagegen Uberlagerung
mit einem mportierten Typ a an anderen Stellen auflosen. Ein importier-
ter Name « kann kein Parameter sein (nur ein Teil davon). Innerhalb der
formalen Parameterliste sind daher nur Typannotationen sinnvoll.

Durch vorab bekannte formale Parameter konnen auflerdem zyklische Struk-
turen unterstiitzt werden (Abschnitt[8.4.1)). Fiir die nachfolgenden impliziten
Parameter ist die Ermittlung der abgeschlossenen Parametersignatur eben-
falls leicht. Man sucht den kleinsten Namensraum, der alle aufgelisteten Pa-
rameter auflost, und entnimmt untergeordnete Parameter.
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8.3 Implizite Parameter

Fiir voneinander abhéngige Parameter soll jetzt noch die durch LPG inspi-
rierte Sprachvariante impliziter formaler Parameter diskutiert werden. Ein
impliziter formaler Parameter muss zwar deklariert werden, kann aber in der
Parameterliste fehlen, wenn er Teil eines tbergeordneten Parameters ist. Die
Struktur Set und zugehorige Instanzannotationen werden dadurch kiirzer:

STRUCTURE Set[<]
- weiter wie oben

Allein weil in der Deklaration des <-Parameters der deklarierte Typ « vor-
kommt und formale Parameter abgeschlossen sein miissen, wird der Typ «
zum impliziten formalen Parameter. Bei einer Instanziierung set[<'Nat] wird
entsprechend der implizite aktuelle Parameter dem Typ des aktuellen Funk-
tionsparameters entnommen. Zwar geht dabei offensichtlich redundante In-
formation verloren, diese kann man aber bei Bedarf durch Annotationen am
iibergeordneten Parameter kompensieren. Statt Set[nat, <] kénnte man z.B.
auch Set[<: rel[nat]] schreiben.

Die unannotierte Instanziierung fiir Mengen von Mengen set[<[<]] wire al-
lerdings mehrdeutig. Nur durch set[<[<[]] konnte die Mehrdeutigkeit zu
Gunsten der unparametrisierten Funktion <'Nat aufgelost werden. Geht man
auch fiir Seq0rd von impliziter Parametrisierung aus, dann wiirde man die
Namen am besten mit ihrer Herkunft annotieren:

set[<'SeqOrd[<’SeqOrd|[<'Nat]||
set[<'Set[<’'Set[<'Nat]|]

Das optionale Weglassen untergeordneter Parameter nur bei Instanziierun-
gen — also die gemischte Notation set[<[nat, <]] — wiirde die Uberlagerungs-
auflosung allein an Hand der Anzahl der Parameter erschweren und die Wahr-
scheinlichkeit fiir Mehrdeutigkeiten erhchen.

Am besten man iiberldsst es dem Benutzer, sich fiir eine feste Anzahl, Rei-
henfolge und den Grad der Redundanz durch die formale Parameterliste zu
entscheiden! (Denselben Parameter mehrmals anzugeben, ist in OPAL ver-
boten.) Theoretisch konnte man sogar auf vollig redundanzfreie Parameter
bestehen.

Ein Problem der fehlenden Redundanz innerhalb von Set offenbart die Uber-
lagerung der <-Funktion fiir den Typ set, der ebenso wie o impliziter Pa-
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rameter sein konnte. Dabei hilft die Typannotation Set[<: rella]] in der
formalen Parameterliste. Eine weitere Alternative wére obige instanziierte
Notation innerhalb von Set:

FUN <: set[<] X set[<] — bool

In diesem Fall wire offensichtlich die Funktion <: rel[a] ein Teil der Funkti-
on <: rel[set] und der Name set[<] kann kein Parameter sein, weil formale
Parameter unparametrisiert sind.

Gegebenenfalls schlieen Definitionsgleichungen Mehrdeutigkeiten mit Para-
metern aus (vgl. Seq0rd aus Abschnitt [1.3.1]). Weiterhin ist auch die direkte
Kennzeichnung formaler Parameter per Position oder Schliisselworter vor-
stellbar.

Notationell sparsam sind implizite Parameter besonders fiir tiefere Abhén-
gigkeiten. Dazu betrachten wir die (zu Foo analoge) Struktur SafeSet aus

Kapitel [5}

STRUCTURE SafeSet[proof]
TYPE «
FUN <: a X o — bool
IMPORT TotalOrder|a, <] ONLY totalOrder
FUN proof : totalOrder - Annahme

Die nachfolgende Theorie TotalOrder ist eine Struktur (oder SIGNATURE)
und die Eigenschaft totalOrder ist ein Typ und der Beweis proof eine Kon-
stante. Fiir die Theorie wird auf implizite Parameter verzichtet:

THEORY TotalOrder|a, <]
TYPE «
FUN <: a X o — bool
LAW totalOrder - Figenschaft ist TYPE

STRUCTURE Nat
TYPE nat = ...
FUN <: nat X nat — bool
IMPORT TotalOrder ONLY totalOrder
FUN Ord: totalOrder|nat, <] - Behauptung

Eine typkorrekte Instanz ist nun SafeSet[Ord|. Mit einer weiteren Dekla-
ration Ord: totalOrder[set, <] in SafeSet kann man tiefer geschachtelte
Mengen instanziieren: SafeSet[0rd[0rd[Ord'Nat]]].
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Der Name Ord steht fiir einen Beweis und entspricht einem View aus OBJ.
Der in O0BJ umstédndliche Morphismus zwischen der formalen Theorie und
den aktuellen Parametern aus Nat wird hier elegant durch Parameterlisten
gebildet.

Der Beweis, dass die Definition von <'Nat tatsdchlich die in der Theorie ge-
forderte Eigenschaft totalOrder erfiillt, ist ein anderes Thema. Dem Typ
totalOrder fehlt bisher eine Definition, die besagt, welche Formeln zu erfiil-
len sind; totalOrder korrespondiert insofern zu einem Datentyp. Ein kon-
kreter Beweis korrespondiert zu einer Definitionsgleichung fiir Ord. Die Logik
und Syntax eines Beweisers umfasst zumindest die konstruktiven Implemen-
tierungen (fir nat und <) und ist nicht Inhalt dieser Arbeit.

Allein die Behauptung oder Beweisdeklaration Ord soll die statische Sicher-
heit vergrofiern. Das entspricht der in [DGMPI7] diskutierten Erweiterung
OPAL 2 mit Theorien:

STRUCTURE Set|a, <]
ASSUME TotalOrder|a, <]

Die Annahme deklariert die formalen Parameter mit ihren Eigenschaften
vergleichbar zu LPG. (Fiir implizite Parameter TotalOrder|[<| und Set[<]
wére diese Deklarationsform fiir eine Benennung von « ungiinstig.)

Fiir die Korrektheit der Instanz Set[nat, <] muss eine entsprechende Be-
hauptung TotalOrder|nat, <] existieren, die mit einer Instanzdeklaration aus
HASKELL vergleichbar ist. In HASKELL wird fiir den Elementtyp eine Instanz
zur Typklasse Ord benotigt, der dann die Implementierung der <-Funktion
entnommen wird, um iiber Mengen zu operieren.

Die Suche nach einer Instanzdeklaration, bzw. einer geeignet zu instanziie-
renden Behauptung, kann durch potenzielle Uberlappungen aber Entscheid-
barkeitsprobleme aufwerfen [VS9I].

Durch die Parametrisierung in SafeSet wird die bendétigte Information, die
Implementierung und der Beweis, explizit benannt und iibergeben. Die impli-
ziten Parameter unterstiitzen lediglich eine kiirzere Notation langer Parame-
terlisten, die nun mit OBJ und HASKELL vergleichbar wird. Wie Datentypen
in PVS kénnte man auch die Theorie TotalOrder direkt wie ein Typ betrach-
ten:
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STRUCTURE Set|p]
TYPE «
FUN <: a X a — bool
ASSUME p: TotalOrder|a, <] - Parameter
TYPE set
FUN <: set X set — bool
ASSERT p: TotalOrder[set, <] - Nicht-Parameter!

Die Schliisselworter ASSUME und ASSERT sind als Synonyme fiir FUN zu be-
trachten, die sowohl die Unterscheidung von Theorien und echten Typen als
auch von Parametern und Nicht-Parametern ermdéglichen. Ob die mogliche
Gleichbezeichnung, also Uberlagerung!' von Strukturen, Funktionen, Typen
und/oder Beweisen sinnvoll ist, muss die Praxis zeigen.

8.4 Modulkonzepte

Die algebraischen Strukturen (in Pvs Theorien) sind fiir die Modularisierung
in einigen Féllen zu feinkornig, da zumindest fiir unterschiedliche Parame-
trisierungen verschiedene Strukturen verwendet werden miissen. Geht man
aber davon aus, dass ein Grofiteil der Strukturen unparametrisiert ist und
dariiberhinaus die meisten parametrisierten Strukturen durch eine Standard-
bibliothek zur Verfiigung gestellt werden, dann sind die Strukturen fast mit
dem einfachen Modulkonzept von HASKELL vergleichbar und zwar erst recht,
wenn man den Import wberlagerter Strukturen hinzunimmt (Kapitel @ Eine
zusitzliche Modularisierungsebene ist fiir viele kleine und mittlere Projekte
also durchaus entbehrlich.

Ein Modulkonzept soll in erster Linie eine Gliederung in iiberschaubare —
moglichst wiederverwendbare und getrennt iibersetz- und beweisbare — Teile,
eben Pakete oder Module, unterstiitzen, die sich eher am Problem (oder der
Problemklasse) und weniger an Formalitéiten, wie z.B. am Grad der Polymor-
phie, orientieren. Fiir OPAL 2 wurden dafiir in [DGMP97] einfache Pakete
vorgeschlagen, in denen mehrere Strukturen sogar wechselseitig voneinander
abhéngig sein konnen (Abschnitt . Anschlieend wird ein hierarchisches
Konzept diskutiert, das mit dem von SML vergleichbar ist (Abschnitt [8.4.2)).
Wie am parametrisierten Typsynonym rel|«] deutlich wurde, sind abkiirzen-
de Synonyme wichtige Strukturierungshilfen (Abschnitt [8.4.3). Zuletzt wird
die Namensraumanalyse fiir getrennte Schnittstellen und Implementierungen,
wie sie konkret fiir OPAL benétigt wird, skizziert (Abschnitt [8.4.4)).

Mit implizitem Parameter wire TotalOrder[<] innerhalb von Set[p] mehrdeutig.
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8.4.1 Zyklische Strukturen

Die Motivation fiir die Zusammenfassung mehrerer Strukturen zu einem Pa-
ket war eine Abschwéchung der streng azyklischen Importrelation von Struk-
turen. Nur noch ganze Pakete miissen eine azyklische Importhierarchie bil-
den, wihrend sich die Strukturen innerhalb eines Pakets auch wechselseitig
importieren kénnen, bzw. alle Strukturen innerhalb eines Pakets gleichbe-
rechtigt bekannt sind. Zu beachten ist, dass trotz zyklischer Strukturen die
Namen nach wie vor azyklisch bleiben.

Die Erweiterung der Signaturanalyse fiir parallel zu analysierende Struktu-
ren ist durch die inkrementelle Namensraumanalyse (Abschnitt und die
frithzeitige Kenntnis der Parametersignatur (Abschnitt leicht moglich.
Zunéchst werden die formalen Parameter irgendeiner Struktur ermittelt. Mit
der Kenntnis von allen formalen Parametern mindestens einer Struktur wer-
den dann einzelne Deklarationen dieser Struktur identifiziert und direkt ex-
portiert.

Selbstverstéindlich kann ein formaler Funktionsparameter vom Import einer
Struktur abhéngen, dieses bedeutet aber nur, dass dieser importierte Name
zuerst bekannt sein muss. Stammt dieser Name selbst aus einer parametri-
sierten Struktur, dann miissen dort die formalen Parameter zuerst analysiert
werden. Ohne Kenntnis der formalen Parameter ist auch der Fxport unbe-
kannt. Ein illegaler Zyklus liegt vor, wenn die formalen Parameter wechsel-
seitig voneinander abhingen:

PACKAGE M - illegaler Zyklus

STRUCTURE A[f: b] - bendtigt b'B
TYPE a
FUN f: a

STRUCTURE B[f: a] - bendtigt a’A
TYPE b
FUN f: b

Der Typ b (resp. a) im formalen Parameter £ von A (bzw. B) soll aus B
(resp. A) stammen. Ein Teil der Parametersignatur b kann nicht von der
exportierten Funktion f: a abhédngen. Durch b[f : a] miissten der Typ a und
f: a ebenfalls formale Parameter von A sein.

Ein impliziter Parameterabschluss (Abschnitt [8.3) hitte hier zur Folge, dass
die Struktur A nichts exportieren, sondern nur Parameter enthalten wiirde.
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Die Struktur B kann a’A nicht importieren, da a’A nicht exportiert wird, und
deswegen kann der Abschluss zum Funktionsparameter £ aus B nicht gebildet
werden.

Fiir die simultane inkrementelle Signaturanalyse mehrerer Strukturen kann
am Anfang also immer eine Struktur gefunden werden, deren formale Para-
meter alle vorab bekannt sind; andernfalls kann ein Zyklusfehler gemeldet
werden. Eine derartige Struktur muss nun mindestens einen identifizierba-
ren Namen exportieren, der dann zur Auflésung von formalen Parametern
anderer Strukturen beitragen kann. Der schematische Analyseablauf sieht
graphisch wie folgt aus:

formale Parameter

Exporte von Strukturen
mit bekannten Parametern

Die Behandlung unparametrisierter Strukturen ist natiirlich nur ein einfacher
Spezialfall und mehrere unparametrisierte Strukturen wiirden genau wie eine
einzige grofe Struktur analysiert. Sobald Namen vollstdndig bekannt sind,
tragen sie zur Identifizierung von hierarchisch iibergeordneten Namen oder
auch zu Mehrdeutigkeiten bei.

Polymorphe Rekursion

Zyklisch importierte Strukturen erméglichen auch wechselseitig rekursive De-
finitionsgleichungen iiber Strukturgrenzen hinweg. Fiir zwei parametrisierte
Funktionen £'F und g'G kénnen rekursive Aufrufe der jeweils anderen Funk-
tion beliebig instanziiert sein:

STRUCTURE F[a: TYPE]
FUN f: ...
DEF f(x) = gla X a|(x). ..

STRUCTURE G| : TYPE]
FUNg: ...
DEF g(x) = fla x a(...)
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Die mit o parametrisierten Funktionen f und g werden im Beispiel rekursiv
mit der Instanz o X « appliziert, d.h. es liegt wechselseitige polymorphe Re-
kursion vor. Obwohl die beiden Strukturen G und F hier gleich parametrisiert
sind, kann diese polymorphe Rekursion innerhalb einer Struktur nicht notiert
werden. Wenn aber zwei Strukturen eines Pakets wechselseitige polymorphe
Rekursion erlauben, sollte erst recht die direkte polymorphe Rekursion mog-
lich sein.

Analog zur Notationsalternative des Typkonstruktors seqa] innerhalb von
Seq (Abschnitt kann man statt des hypothetischen Imports der Instanz
Seq[a] auch den generischen Import Seq betrachten. Sobald also ein expor-
tierter Name identifiziert wurde, wird er nicht unparametrisiert zum Na-
mensraum hinzugefiigt, sondern generisch. Die zu bindenden formalen Pa-
rameter sind alle bekannt. Eine uninstanziierte Notation seq innerhalb von
Seq wiirde dadurch allerdings mehrdeutig. Dafiir kénnte man aber folgende
flatten-Funktion fiir Sequenzen innerhalb der Struktur Seq definieren:

FUN flatten: seq[seq[a]] — seq|q]

Die Instanz seq[seq[a]] und ebenso die fiir eine Definition nétigen Funktions-
instanzen wéren in der Struktur Seq illegal. Insofern ist weniger die Rekursion
als die Polymorphie das Hauptentscheidungskriterium.

Insgesamt ist die Integration der polymorphen Rekursion intuitiv und im
Gegensatz zu HASKELL entscheidbar, weil die Typsignaturen fiir alle Funk-
tionen vorgegeben sind. Eine rekursive Aufrufstelle wird wie die Applikation
einer importierten polymorphen Funktion analysiert.

Bei einem Verzicht auf Typsignaturen bliebe die Analyse fiir monomorph
rekursive Funktionen entscheidbar. (Unproblematisch sind nicht-rekursive
Funktionen.) Fiir monomorph rekursive Funktionen ohne Typsignaturen be-
notigt man Unbekannte, die mit Wiederholungen (Abschnitt nicht kol-
lidieren, da undeklarierte Funktionen nicht wiederholt deklariert werden kon-
nen.

Die Gruppierung von gleichberechtigen Strukturen in Pakete legt eine Sprach-
erweiterung um polymorphe Rekursion nahe. Der Preis sind mehr Instanz-
annotationen innerhalb parametrisierter Strukturen. Denkbar sind Annota-
tionen fiir nicht-rekursive, rekursive bzw. polymorph-rekursive Namen. Die
Kennzeichnung rekursiver Funktionen ist z.B. in pvs Pflicht. Fiir derartige
Fragen miissen sich Sprachentwiirfe in der Praxis bewéhren.
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8.4.2 Modulhierarchie

Fiir OpaL 2 [DGMP97 wurde eine einzige zusétzliche Modularisierungsebene
durch Pakete als ausreichend empfunden. Dariiberhinaus kénnte man sich
hierarchische Pakete und Unterpakete vorstellen, die sogar parametrisiert sein
konnen:

PACKAGE Prelude

STRUCTURE Nat - Struktur im Hauptpaket
PACKAGE Segs|o: TYPE] - parametrisiertes Unterpaket
STRUCTURE Seq
STRUCTURE SeqMap|(3: TYPE| - erweitert parametrisiert

STRUCTURE SeqOrd[<: rel[al]

Parametrisierte Module orientieren sich wieder eher an der Parametrisierung
als am Inhalt und auf der obersten Ebene werden vermutlich meistens unpara-
metrisierte Module verwendet. Dieser Nachteil gilt auch fiir das vergleichbare
Funktorkonzept von SML, das zwar modular auch auf andere Kernsprachen
angewendet werden kann [LerQQ], aber nicht viel mit der Kernsprache zu tun
haben muss. Insbesondere unterstiitzt SML dadurch die Polymorphie (vgl.
Abschnitt und Funktionen hoherer Ordnung (vgl. Abschnitt auf
zwei Weisen: durch parametrisierte Strukturen und durch die Kernsprache
ML.

Die hierarchischen Modulkonzepte kann man sich auflerdem als eine Ver-
teilung des Quelltextes in ein hierarchisches Dateisystem vorstellen. Wie in
JAVA kann dann mit *- Wildcards der Import java.lang.x notiert werden.

Flexibler wire es, wenn man beliebige Strukturen und Untermodule zu Modu-
len zusammenfassen konnte. Module waren damit nicht notwendig disjunkt.
Das ist auch ein Vorteil der Reexporte (Abschnitt . Das gesamte Mo-
dulsystem konnte dann als eine separate (und zentralverwaltete) Zuordnung
von Strukturen (und Untermodulnamen) zu Modulnamen betrachtet wer-
den. Strukturen konnten zwar direkt Module importieren, aber ihre eigene
Zugehorigkeit zu Modulen wiirde nur indirekt iiber eine zentrale Modulzu-
ordnungsdatei festgelegt, in der auf den Ort der Struktur verwiesen wird.
Der Verweis konnte einfach ein absoluter oder relativer Pfadname des Datei-
systems (oder des Internets) sein.
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8.4.3 Synonyme

Ein interessanter Aspekt zur Strukturierung sind noch Synonyme, die in
OPAL nicht zur Verfiigung stehen. AuBer Typsynonyme wie rella] wéren
Synonyme fiir ganze Strukturinstanzen sinnvoll:

STRUCTURE String = Seq[char]
TYPE string = seq|char] - Typsynonym

Statt z.B. die Konkatenationsfunktion 4+ fiir eine Liste von Zeichen instanzi-
iert 4F[char] zu notieren, kann man die Herkunftsannotation 4-’String ohne
Instanz verwenden. Durch das Typsynonym kann auch der Typ entsprechend
annotiert werden:

4F : string X string — string/String

Eine gemischte Notation seqx string wird verhindert, wenn nur das Typsyn-
onym string im Namensraum direkt sichtbar ist. Selbstversténdlich sollten
auch parametrisierte oder teilinstanziterte Synonyme moglich sein:

STRUCTURE NatMap|3] = Map[nat, <’ Nat, /]

Nach einem Import von NatMap kann der Typ map’Map auch map'NatMap oder
noch besser spezialisiert map[string] notiert werden. Entsprechend spart man
fiir Funktionen langliche Instanzlisten.

Der Import teilinstanziierter Namen (Abschnitt {7.1{und bedurfte einer
Zusatzbehandlung, um ungerechtfertigte Mehrdeutigkeitsfehler durch tber-
lappende Namen zu vermeiden (Abschnitt. Fiir diberlappende Synonyme
sind aber Mehrdeutigkeitsfehler sogar erwartungskonform und eine Zusatz-
analyse wire entbehrlich!

Niitzlich sind auch curried Parameter aus CAsL [BM0OQ] und Synonyme:

STRUCTURE Map|a, <][]
STRUCTURE NatMap = Map[nat, <]
STRUCTURE NatStrings = NatMap[string]

Durch Synonyme kénnen wie fiir Substitutionen exponentiell grofle Terme
reprasentiert werden:

STRUCTURE Twin[a| = Pair|a, o]
TYPE twin = pair|a, o - Typsynonym
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Unabhéngig vom konkreten Nutzen konnte ein Typ wie twin[twin][. ..]] kaum
expandiert notiert werden. Implementierungstechnisch kann man aber Sub-
stitutionen erst bei Bedarf applizieren. Eine vorzeitige Expansion von Syn-
onymen ist auflerdem fiir das Matchen von Eigenschaften ungiinstig, die ex-
pandiert nicht erkannt werden und damit verloren gehen. Idealerweise werden
alle Substitutionen bis zur Unifikation durchgereicht und Terme als DAG ver-
waltet. Diese Behandlung passt hervorragend zu der fast-linearen Martelli-
Montanari-Unifikation, die endlich mal konsequent in die Gesamtanalyse zu
integrieren wére!

8.4.4 Schnittstelle und Implementierung

Eng verbunden mit der Modularisierung ist die Kapselung und/oder das Ver-
stecken von Information (information hiding). Fiir den nicht-freien Datentyp
set (Kapitel [5|) wird so die Implementierung z.B. durch sortierte Sequenzen
abgetrennt. In HASKELL wird dazu der Fzport eines Moduls festgelegt. In
JAVA konnen zu diesem Zweck die Entitédten, z.B. Methoden in Klassen und
Paketen, als privat (private), geschiitzt (protected) und offentlich (public)
attributiert werden.

Die MoDULA- und OPAL-dhnliche Zerlegung in eine Schnittstelle (Interface)
und einen Implementierungsteil ist kaum noch verbreitet. Fiir OPAL 2 wird in
[DGMP9T] eine flexible Implementierungsrelation angestrebt, die nicht nur
eine schrittweise Implementierung oder Verfeinerung erlaubt. Es ist vorge-
sehen, Instanzen einer Struktur Seq[char]| separat und potenziell effizienter
(aber uniform) zu implementieren. Obige Benennung der Instanzen durch
Synonyme (wie String) wire dafiir sicher hilfreich. Dariiberhinaus kann ei-
ne Struktur aus OPAL 2 auch mehrere Schnittstellen haben.

Es liegt nahe, beim Namensraum fiir eine Implementierung einfach vom Na-
mensraum der zugehorigen Schnittstelle auszugehen. Besser ist es aber, den
Namensraum der Implementierung nicht unbedingt mit den transitiv vorhan-
denen Namen der Schnittstelle zu belasten; das ist vergleichbar mit direkten
Importen (Abschnitt . Nur was explizit benotigt wird, muss importiert
werden! In Schnittstellen wiirde man dann hauptséchlich Typen fiir die Si-
gnaturen und in Implementierungen Funktionen (und keine Typen) fiir die
Definitionsgleichungen importieren.



Kapitel 9

Ergebnisse

Mit der Namensidentifikation (aus Kapitel @ und der Namensraumanalyse
(aus Kapitel [§)) wurde die Signaturanalyse fiir eine algebraische Sprache an-
gegeben. Der Entwurf dieser Sprache ist modern in Bezug auf die zu den
Algorithmen korrespondierende Notation von

e Instanziierungsmorphismen und

e Deklarationen in Namensraumen

Der Giiltigkeitsbereich von Deklarationen ist immer die ganze Struktur und
positionsunabhéngig. Dennoch kann der Namensraum durch mehrere Pdsse
inkrementell analysiert werden.

Die Vorstellung von einer globaleren Namensraumanalyse, die als globale Su-
che nach Namensvervollstindigungen spezifiziert wurde, wird hier prézisiert
(Abschnitt . Sie betrifft nicht die unabhéngige Reihenfolge von Deklara-
tionen, sondern nur eine méchtigere, aber unnétige Uberlagerungsauflésung.
Erwartungsgemaf und konkret fiir OPAL so implementiert ist aber lokale
Auflosbarkeit.

9.1 Algorithmus 7

Kern dieser Arbeit ist der Algorithmus Z zur Namensidentifikation, der den
klassischen Hindley-Milner-Algorithmus W fiir funktionale Sprache um zwei
Dimensionen verallgemeinert:

147
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e Namensterme fiir Typen und Funktionen

e parametrische und Ad-hoc-Polymorphie

Beschréankt auf Typterme verbleibt ein Algorithmus W, (Kapitel {4 als Ver-
schmelzung von Algorithmus W und brute-force Uberlagerungsauflsung. Al-
gorithmus W, erlaubt die Typanalyse polymorpher Funktionen mit Uberla-
gerung, die der Uniformitédt durch Parametrisierung voll gerecht wird. Die
Uniformitét geht verloren fiir folgende zwei Betrachtungsweisen:

algebraisch: instanziierte Funktionen als Uberlagerungen (Abschnitt [1.1.1)

funktional: Uberlagerungen als eine Funktion mit einem, ggf. durch Anti-
unifikation berechneten, minimal polymorphen Typ (Abschnitt

Den Dreh- und Angelpunkt algebraischer Sprachen bilden instanziierte Na-
men in einem Namensraum mit iiberlagerten und generischen Namen.

Der Algorithmus Z arbeitet top-down und ist dadurch potenziell effizien-
ter. Dem entsprechen die top-down Cormack-Variante zur Uberlagerungs-
auflssung und die polymorphe Typinferenz mit Algorithmus M (Kapitel [2)).
Es ergeben sich Analogien fiir:

e Namen und Ausdriicke
e Instanzen und Typen
e Instanziierung und Funktionsapplikation

Die Analogie unterstiitzt Sprachentwurfsentscheidungen in Richtung Mono-
morphie (Abschnitte 1.4 und [7.1.2)) und lokale Auflésbarkeit (Abschnitte [£.2]

3 und 1),

Namensterme

Eine entscheidende Grundlage bilden Namensterme (Kapitel [f)) und ihre Uni-
fikation. Pathologische Uberlagerungen innerhalb einer Struktur kénnen z.B.
rechtzeitig mittels Unifikation ausgeschlossen werden (Abschnitte und
5.1.3).
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Weil Namen typisiert sind, ist die Verallgemeinerung von Typvariablen zu
Variablen fiir Namensinstanzen nicht offensichtlich. Die Bedeutung von Va-
riablen fiir Funktionen wird am Beispiel der Zusicherung einer totalOrder-
Eigenschaft erliutert (Abschnitt [8.3). Dieses Beispiel unterstreicht die Aus-
drucksméchtigkeit algebraischer Spezifikationen, die praktisch nicht gewriir-
digt wurde und bisher in unzuléngliche Sprachimplementierungen miindete.

Durch die Bindung von Typvariablen entstehen polymorphe Funktionen. Die
Bindung fiir Funktionsvariablen ergibt sich erst aus der Analogie zwischen
Instanziierung und Funktionsapplikation. Durch die Parametrisierung mit
Typen erzielt man Polymorphie und durch die Parametrisierung mit Funk-
tionen entstehen Funktionen hoherer Ordnung. Beide Aspekte sind dadurch
Teilaspekte der universelleren Generizitat durch Parametrisierung!

Funktionen héherer Ordnung

Funktionen héherer Ordnung wurden bisher nur ansatzweise als Parametrisie-
rungsaspekt erkannt. Entweder man beschréankte sich auf Funktionen erster
Ordnung mit Parametrisierung und erzielte zweite Ordnung, oder man erziel-
te hohere Ordnung auf zwei Weisen: durch Parametrisierung und klassische
Funktionen héherer Ordnung (Abschnitt [5.5). Letztere Kluft verschwindet,
wenn Namensinstanziierung als Applikation und uninstanziierte Funktionen
als Funktionen hoéherer Ordnung begriffen werden. Damit muss vor allem
auch die Instanziierung mit einer uninstanziierten Funktion unterstiitzt wer-
den. Durch generischen Import stehen dann an den Applikationsstellen klas-
sische polymorphe Funktionen héherer Ordnung zur Verfiigung.

Wenn Instanziierung und Applikation zusammenfallen, dann kénnen auch
Namen und Ausdriicke verschmolzen werden. Aulerdem werden Typannota-
tionen fiir Namen und Ausdriicke einheitlich (Abschnitt [5.4.1]). Die unter-
schiedliche Notation fiir die Instanziierung und Applikation kann aus Les-
barkeitsgriinden beibehalten werden: nur wenn alle Teile der Applikation
Funktionen sind, werden runde Klammern benutzt, ansonsten eckige. Dabei
kénnen untergeordnete Typen und Funktionen als Argumente durch implizite
Parameter vermieden werden (Abschnitt [8.3).
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Analogien

Die Analogie zwischen Ausdriicken und Typtermen floss schon in den Sprach-
entwurf von HASKELL ein. Dort konnen einheitlich Typ- und Wertkonstruk-
toren als ungeklammerte Prifixapplikationen notiert werden. Die Gemein-
samkeit beschréankt sich dabei durch die viel einfacheren Typterme allein auf
die Parsierung.

Fiir algebraische Terme ist aber nicht nur die einheitliche Syntax moglich,
sondern vor allem die einheitliche Analyse mit demselben Algorithmus! Durch
diesen Algorithmus werden obige und noch die folgenden Analogien unter-
mauert:

e Polymorphie und Funktionen héherer Ordnung
e unparametrisierte Typen und Konstanten
e Applikationsnotation mit eckigen und runden Klammern
e Namensidentifikation und Typanalyse
Inwieweit A\-, LET- und FIX-Ausdriicke zu Analogien auf der Namensebene

fithren, miisste noch weiter untersucht werden. LET-Ausdriicke konnten wie
Synonyme als Substitutionen verwaltet werden.

Interessant ist noch, dass das Prinzip der inkrementellen Namensraumana-
lyse auf das parallele LET von OPAL angewendet werden kann. Dort kénnen
mehrere nicht-rekursive LET-Gleichungen in beliebiger Reihenfolge angege-
ben werden.

9.2 Namensraumkonstruktion

Der Namensraum einer Struktur wird etabliert durch Deklarationen, Impor-
te und eine Parametersignatur. Die Namensidentifikation wird an folgenden
Stellen mit unterschiedlichen Namensraumen angewendet:

e Typen in Funktionsdeklarationen

e aktuelle Parameter in Importinstanzen

e selektiv zu importierende Namen
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e formale Parameter der Parameterliste

Der Namensraum fiir die Identifizierung von Funktionsdeklarationen und Im-
portinstanzen ist identisch und umfasst genau alle Importe und Deklaratio-
nen. Fiir die Identifikation der selektiv zu importierenden Namen wird der
Namensraum der entsprechenden Importinstanz benutzt. Der Namensraum
fiir die Toplevel-Bezeichner formaler Parameter ist auf die Deklarationen be-
schrankt; fiir die Identifikation ihrer Typannotationen miissen Importe und
die (untergeordneten) Parameter selbst beriicksichtigt werden

Die Namensrdume miissen nicht transitiv abgeschlossen sein und dieser Vor-
teil wird am besten durch direkte Importe ausgenutzt. Fiir optimale Selekti-
onsmoglichkeiten werden verschiedene Notationsvorschldge gemacht:

selektiver Ausschluss (Abschnitt [7.2.1))

getrennter Import fiir Typen und Funktionen (Abschnitt [7.2.2))
Platzhalter fiir formale Parameter (Abschnitt [7.2.3))

eindeutige Importe nur durch Typannotationen (Abschnitt

Die Reihenfolge der Deklarationen und der formalen Parameter kann be-
liebig gewihlt werden. Die inkrementelle Namensraumanalyse passt hervor-

ragend zur vorab Berechnung der abgeschlossenen Parametersignatur (Ab-
schnitt , auch fiir implizite Parameter (Abschnitt .

Keine Verschattung

Die Beschrankungen sind minimal. An erster Stelle wird Verschattung durch
die i.A. niitzlichere Uberlagerung ersetzt (Abschnitt . Fiir die Namens-
identifikation wird eine Monotonieeigenschaft angegeben (Abschnitt , die
fiir die Terminierung der Namensraumanalyse wichtig ist (Abschnitt .

Die einzige Beschriankung der Namensraumanalyse fiir Reexporte betrifft die
scheinbar zyklischen Importe aus Abschnitt[7.4.6] Das Hauptargument gegen
Reexporte ist aber, dass sie eine optimale und transparente Namensraumge-
staltung praktisch verhindern. Thr Vorteil fiir grole Namensrdume kann bes-
ser implizit auBlerhalb der Sprache oder durch andere Modulkonzepte erzielt
werden (Abschnitt [8.4)).
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Fiir mehrfach teilinstanziierte Strukturen verbleibt ein potenzielles Uberlap-
pungsproblem, das aber durch eindeutig monomorphe Importinstanzen (Ab-
schnitt und direkte Importe sicher verhindert wird. Alle Namen sind
dann eindeutig polymorph oder iiberlagert und monomorph. Insgesamt ist es
sogar sinnvoll, wenn man diese Einschrankung auf Strukturen ausdehnt. Pro
Struktur ist dann zuléssig:

e entweder ein generischer Import

e oder nur instanziierte Importe.

Kein Problem hat die Namensraumanalyse mit Wiederholungen (Abschnitt
. Der Aufwand fiir eine echt méchtigere globalere Namensraumanalyse
steht in keinem Verhltnis zum Nutzen (Abschnitt [7.1.1). Fiir die elemen-
taren Eigenschaften — generische Namen und Reihenfolgeunabhéngigkeit —,
die durch den Sprachentwurf von OPAL angestrebt wurden, ist die lokale
Auflosbarkeit ausreichend und sogar besonders angemessen.

9.3 Verwandte Arbeiten

Der vorliegenden Arbeit ging eine Diplomarbeit [Reudg] von Andreas Reu-
leaux voraus, in der die Signaturanalyse nur fiir instanziierte Importe unter-
sucht wurde. Dabei sind immer alle Namen monomorph und deswegen auch
Reexporte weniger problematisch. Auf die Eindeutigkeit von Importinstan-
zen wurde dort verzichtet, was mit der iterativen Namensraumkonstruktion
zu der problematischen Namensmenge seq’[nat] fithrte (Abschnitt [7.1.2).
AuBerdem ist dort interessant, dass auf explizite instanziierte Importe der
global eindeutigen Typkonstruktoren fiir Tupel x und Funktionen — ver-
zichtet werden konnte, da diese direkt den Typsignaturen entnommen werden
konnen. Zusétzlichen Aufwand bereitete es aber, den Abschluss beziiglich der
Instanzen von x und — fiir importierte Funktionen zu bilden.

Im Rahmen dieser Arbeit wurde der OPAL-Parser adaptiert und die Signatur-
analyse neu implementiert, aber nicht in das Compiler-Frontend integriert.
Tests mit den vorhandenen Quellen des OPAL-Compilers verliefen sehr gut:
wenige und kleine, aber zuvor ignorierte Fehler konnten aufgedeckt werden.
Aussagekriftig sind diese Tests allerdings nicht, weil die Quellen schon vor-
her fast alle kontextkorrekt und unkompliziert waren. Vor allem aber hielt
sich der Aufwand fiir die Umstellung der Quellen von Reexporten zu direkten
Importen in Grenzen!
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In [NN99] wird ein formaler Beweis der polymorphen Typinferenz présentiert.
Dort wird die Konsistenz und Vollstandigkeit von Algorithmus W fiir Mini-
ML mit dem auf ML basierenden System ISABELLE/HOL [Pau94] bewiesen.
In Mini-ML gibt es nur den zweistelligen Typkonstruktor fiir Funktionen; die
Notation von LET-Ausdriicken mit de-Bruijn Indizes ist Benutzern so kaum
zumutbar. Die Kluft zu ISABELLE mit Typklassen ist insgesamt ziemlich grof,
ein nformaler detaillierter Beweis zum Typklassenkonzept von HASKELL
wird in [NNO9| als unvollstindig erkannt. ISABELLE selbst ist zwar in ML
implementiert, aber nicht mit reinen Funktionen.

Der formale Beweis von Algorithmus W stiitzt sich auf das Unifikationstheo-
rem, wofiir auf einen formalen Beweis von Paulson 1985 [Pau85] mit dem LCF-
System verwiesen wird. Dort wird auf den betréchtlichen Aufwand (und die
Unzulénglichkeiten des Beweissystems) hingewiesen. In Vorarbeiten zu die-
ser Arbeit wurde der Unifikationsalgorithmus (Abschnitt mit umfangrei-
chen Theorien zur Substitution und zum Disagreement Pair in pvs [OSR9I3D)]
spezifiziert und (aus Zeitgriinden leider nur fast vollstiandig) bewiesen. Au-
Berdem wurde eine fast lineare Martelli-Montanari-Unifikation [MMS2] rein
funktional in OPAL implementiert, aber eine Integration in die Signaturana-
lyse nicht konsequent weiter verfolgt.

9.4 Zukiinftige Arbeiten

Die hier skizzierte Kontextanalyse bzw. der Algorithmus Z ist nicht leicht in
eine relevante Spezifikationssprache wie PVS oder Programmiersprache wie
OPAL zu integrieren, da etliche Quellen adaptiert werden miissten. PVS un-
terstiitzt ein Subtypkonzept und automatische Typkonversionen, deren or-
thogonale Integration hier nicht untersucht wurde.

OPAL erlaubt eine flexible, Klammern sparende Mixfix-Notation mit Pra-
zedenzen und Assoziativitdten, d.h. elementare Funktionsapplikationen sind
syntaktisch nicht eindeutig erkennbar und miissen durch die Typanalyse be-
stimmt werden. Eine Mixfixnotation ist nicht nur fiir Funktionsapplikationen,
sondern auch fiir Namensinstanziierungen wiinschenswert. Schon die Tupel-
und Funktionstypkonstruktoren werden als spezielle Mixfixe notiert, es fehlt
also nur noch eine Verallgemeinerung auf benutzerdefinierte und potenziell
iiberlagerte Namen. Moglicherweise verletzen aber Prazedenzen und Assozia-
tivitdten wie die Verschattung sogar die fiir die Namensraumanalyse notige
Monotonieeigenschaft (Abschnitt [6.4]). Gerade fiir Mixfix-Ausdriicke ist dann
die Trennung von Namensraumkonstruktion und Typanalyse wichtig, wie sie
durch obligatorische Funktionsdeklarationen gewahrleistet wird.
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Fiir die hier skizzierte Kontextanalyse ist ein formaler Korrektheitsbeweis mit
einem Beweissystem wie PVS vorstellbar. Insgesamt konnte ein algebraischer
Sprachentwurf angestrebt werden, méchtig genug, um ein Beweissystem wie
pvs und einen Ubersetzer wie OPAL zu spezifizieren und zu implementieren,
und insbesondere den Beweis der zugehorigen Kontextanalyse zu ermogli-
chen. Eine Erweiterung von OPAL um ein Beweissystem mit zugehorigen

Sprachelementen wird in [Did97] beschrieben.

Ein wichtiger Aspekt fiir die Entwicklung korrekter Programme ist die au-
tomatische Generierung von Standardfunktionen fiir benutzerdefinierte Da-
tentypen, wie das in HASKELL durch Ableiten (Deriving) z.B. von Gleich-
heiten oder Ordnungen moglich ist. In PVS werden automatisch map- und
reduce-Funktionen zu parametrisierten und rekursiven Datentypen erzeugt.
Die generische Programmierung derartiger Funktionen durch den Benutzer,
in Abhéngigkeit vom Aufbau eines freien Datentyps, erlauben die so genann-

ten polytypic Sprachen [HIn99].

AufBler nur die Korrektheit von Programmen zu beweisen, konnte analog zum
Terminierungsmafl von PvS auch eine formale Abschitzung der Groflenord-
nung von Laufzeit und Speicherbedarf in ein Beweissystem integriert werden.
Mit einer zuverldssigen worst-case Prognose iiber den Ressourcenbedarf kann
der Absturz eines Programms durch Ressourcenerschopfung ausgeschlossen
werden. Ist der Ressourcenbedarf fiir den Ubersetzer und Beweiser selbst in
Abhéngigkeit von Quelltextgrofie vorhersehbar, dann ist eine sichere Priifung
und Ubersetzung von Quelltexten zusammen mit einer unmittelbar anschlie-
Benden Ausfithrung moglich. In diesem Fall wére die fast-lineare Unifikation
sowie eine insgesamt polynomiale Namensidentifikation Z interessant.
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